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8 Table des matie`res
Introduction
Cette the`se se place dans le cadre de la mode´lisation et de l’analyse de syste`mes paralle`les
et re´partis :
syste`mes paralle`les, car compose´s de nombreuses entite´s inde´pendantes qui e´voluent de
fac¸on autonome, avec des interactions plus ou moins re´gulie`res ;
syste`mes re´partis, car le type d’interaction entre les entite´s va de´pendre, pour une topo-
logie donne´e, de la distance qui les se´pare.
Plus pre´cise´ment, lorsque l’on se place dans le cadre de syste`mes informatiques, cette
proble´matique prend la forme suivante : les entite´s sont diffe´rents programmes ou processus,
qui s’exe´cutent sur des ordinateurs relie´s par l’interme´diaire d’un re´seau de te´le´communication.
Dans ce cadre, le paralle´lisme et la re´partition apparaissent par l’interme´diaire de modes
spe´cifiques de fonctionnement, aussi bien au niveau local qu’au niveau global.
D’une part, le paralle´lisme s’incarne par deux modes de fonctionnement distincts. Au
niveau local, les programmes disposent, chacun a` leur tour, d’un court temps d’exe´cution
sur le processeur de la machine, ce qui simule un comportement paralle`le. Au niveau global,
les diffe´rents processeurs des machines sont comple`tement inde´pendants et peuvent donc
s’exe´cuter en paralle`le.
D’autre part, la re´partition s’incarne par l’utilisation de deux modes d’interaction dis-
tincts. Au niveau local, chaque machine peut mettre en place des me´canismes de me´moire
partage´e. Ainsi, deux programmes cohabitant sur une meˆme machine peuvent partager ef-
ficacement certaines variables, et les utiliser pour mettre en place des protocoles complexes
de synchronisation. Cependant, ce type d’interaction est fortement limite´ par la performance
des bus permettant l’acce`s a` la me´moire et il n’est pas re´aliste d’envisager une telle utilisation
lorsque les distances de communication deviennent trop grandes. C’est pourquoi, au niveau
global, le mode d’interaction retenu est celui de la communication par e´change asynchrone
de messages entre machines. Un programme peut ainsi envoyer un message et continuer a`
s’exe´cuter, sans avoir a` attendre une re´ponse qui peut prendre plusieurs secondes a` arriver.
Ce type d’interaction utilise les protocoles disponibles sur le re´seau de communication sous-
jacent. En particulier, nous ferons l’hypothe`se que les re´seaux de communication sont sans
perte et permettent de garantir un minimum d’ordre dans la de´livrance des messages1.
Au final, nous allons nous inte´resser, dans ce document, a` l’e´tude de syste`mes paralle`les
et re´partis qui vont interagir localement par me´moire partage´e et globalement par e´change
de messages. Nous dirons que ces syste`mes sont localement asynchrones et globalement com-
municants.
1via l’utilisation de protocoles tels que TCP/IP qui assure que les messages sont rec¸us dans l’ordre e´mis.
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Proble´matiques
Dans le cadre des syste`mes localement asynchrones et globalement communicants, nous
nous inte´ressons a` deux proble´matiques : la mode´lisation et l’analyse de tels syste`mes.
Malheureusement, ces syste`mes e´tant, par nature, tre`s complexes, il est, en ge´ne´ral, im-
possible d’obtenir une mode´lisation pre´cise en meˆme temps que des outils puissants d’analyse.
Il faut donc faire un choix : soit proposer des outils de mode´lisation tre`s expressifs dont l’ana-
lyse automatique va se re´ve´ler impossible, soit limiter l’expressivite´ des mode`les propose´s afin
de pouvoir analyser effectivement certaines de leurs proprie´te´s. Ce dernier choix est celui que
nous avons adopte´ tout au long de cette the`se.
Plus pre´cise´ment, nous avons de´cide´ de limiter la puissance d’expression des mode`les
conside´re´s afin de re´aliser deux types d’analyse automatique sur les mode`les produits.
Le premier type d’analyse est la ve´rification. Cette analyse est effectue´e a` partir d’un
mode`le du syste`me a` analyser et d’une proprie´te´ a` ve´rifier sur toutes les exe´cutions possibles
du syste`me de´crit par le mode`le. L’inte´reˆt de ce type d’analyse est de pouvoir de´tecter, avant
meˆme son exe´cution, des proble`mes e´ventuels dans la spe´cification d’un mode`le. Pour que
l’analyse puisse eˆtre automatise´e, il est souvent ne´cessaire de re´duire la pre´cision du mode`le
conside´re´. Ainsi, en ge´ne´ral, sont ve´rifie´es statiquement des proprie´te´s de suˆrete´ qui indiquent
qu’aucune exe´cution du syste`me mode´lise´ ne conduira ce syste`me dans un e´tat non de´sire´.
Le second type d’analyse est la supervision. Comme pour la ve´rification, cette analyse est,
en ge´ne´ral, effectue´e a` partir d’un mode`le du syste`me conside´re´ et d’une proprie´te´ a` ve´rifier
sur ce syste`me. Cependant, dans le cas de la supervision, une unique exe´cution est conside´re´e :
par exemple celle qui a e´te´ observe´e par des capteurs dispose´s au sein du syste`me paralle`le et
re´parti conside´re´. Ce proble`me est donc plus facile que la ve´rification (qui conside`re toutes les
exe´cutions possibles). Par conse´quent, la supervision devient possible pour des mode`les moins
abstraits, ou pour des proprie´te´s plus complexes que celles conside´re´es pour la ve´rification. A
ce titre, les deux types d’analyses se comple`tent parfaitement : e´tant donne´ un mode`le d’un
syste`me paralle`le et re´parti, il est possible de le ve´rifier statiquement vis-a`-vis de proprie´te´s
simples, ce qui donne une certaine garantie avant l’exe´cution du syste`me, puis de le superviser
dynamiquement vis-a`-vis de proprie´te´s plus complexes, ce qui donne une garantie plus forte
en cours d’exe´cution.
Solutions propose´es
Pour re´pondre aux proble´matiques e´voque´es pre´ce´demment, a` savoir la mode´lisation, la
ve´rification et la supervision de syste`mes paralle`les et re´partis, la solution que nous avons
retenue et que nous de´crivons dans cette the`se est la suivante :
Plutoˆt que de mode´liser se´pare´ment chaque entite´ d’un syste`me paralle`le
et re´parti, puis d’analyser les comportements qui peuvent se produire
lorsque ces entite´s interagissent, nous fournissons une the´orie permettant
de mode´liser et d’analyser globalement le syste`me conside´re´.
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Nous qualifions cette approche d’“approche globale” ou d’“approche de haut niveau”, en
opposition a` la description inde´pendante de chaque composant du syste`me, que l’on pourrait
qualifier d’“approche locale” ou “approche de bas niveau”.
Nous montrons, dans ce document, que l’approche globale permet de re´soudre des proble`-
mes d’analyse re´pute´s difficiles pour les syste`mes paralle`les et re´partis. En particulier, la mise
au point de ces analyses ne demande pas d’hypothe`ses trop fortes sur les media d’interaction
employe´s, comme c’est le cas pour les mode`les de bas niveau. Par exemple, pour les mode`les
communicants de bas niveau, il est souvent ne´cessaire, pour re´aliser ces analyses, d’avoir une
borne sur la taille des canaux de communication sous-jacents.
La figure 1 de´crit sche´matiquement notre approche et l’organisation du document. Tout
d’abord, dans la partie infe´rieure de cette figure, sont repre´sente´s les mode`les classiques de
bas niveau qui permettent de de´crire inde´pendamment le comportement de chaque entite´.
Pour ces mode`les, il est difficile de re´pondre aux questions de ve´rification, repre´sente´es sur la
droite de cette figure et a` celles de supervision, repre´sente´es sur sa gauche. Ensuite, la partie
supe´rieure de cette figure repre´sente l’approche diffe´rente que nous proposons, qui s’appuie
sur une mode´lisation globale des syste`mes conside´re´s. Ces mode`les globaux sont, dans cer-
tains cas, plus simples a` ve´rifier et a` superviser. Enfin, cette figure indique que, d’une part, la
partie I de ce document (chapitre 1 et 2), est consacre´e a` la comparaison du pouvoir d’expres-
sion des mode`les de haut niveau par rapport a` ceux de bas niveau. Elle indique, d’autre part,
que la partie II (chapitre 3 et 4), est consacre´e a` la ve´rification des mode`les globaux. Finale-
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Fig. 1 – Proble´matiques de la the`se et organisation du document.
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Utiliser des ordres partiels ?
Les mode`les de haut niveau que nous conside´rons dans cette the`se s’appuient sur la the´orie
des ordres partiels e´tiquete´s. Ces structures mathe´matiques sont aussi appele´es “mode`les
d’ordres partiels”, car elles permettent de mode´liser un syste`me sans en de´crire explicitement
les entrelacements produits par son exe´cution se´quentielle.
Nous pensons que la the´orie des ordres partiels e´tiquete´s est le formalisme ide´al a` em-
ployer dans le cadre des syste`mes paralle`les et re´partis.
En effet, d’une part, ce formalisme permet de mode´liser graphiquement, et donc de
manie`re intuitive, des interactions complexes entre diffe´rentes entite´s. D’autre part, cette
repre´sentation est tre`s compacte2, compare´e aux mode`les de bas niveau qui de´crivent des
entrelacements d’exe´cution. Ensuite, ce formalisme permet de s’abstraire des mode`les clas-
siques d’exe´cution se´quentielle, ce qui permet d’identifier de nouvelles classes de syste`mes ou`
des analyses automatiques vont eˆtre possibles. Enfin, il permet de re´pondre a` des questions
(lie´es a` la causalite´) que les mode`les se´quentiels classiques peuvent difficilement ou pas du
tout traiter.
Organisation du document
Ce document est de´coupe´ en trois parties. La premie`re partie concerne la mode´lisation de
haut niveau de syste`mes paralle`les et re´partis, la seconde la ve´rification de tels mode`les, et
la troisie`me leur supervision. Plus pre´cise´ment, ce document s’organise comme suit :
Premie`re partie (chapitres 1 et 2) : Mode´lisation
Chapitre 1 : Panorama des mode`les de paralle´lisme
Dans ce chapitre, nous donnons les re´sultats de´ja` existants sur la mode´lisation de syste`mes.
Nous partons des mode`les associe´s aux syste`mes se´quentiels classiques, pour ensuite pre´senter
les mode`les associe´s aux syste`mes asynchrones, qui interagissent par me´moire partage´e. Nous
pre´sentons finalement les structures d’ordre partiel qui permettent de mode´liser les syste`mes
paralle`les qui communiquent par e´change de messages asynchrones. Nous pre´ciserons, pour
chacun de ces mode`les, les analyses automatiques qu’il est possible de re´aliser.
Chapitre 2 : Mode`les mixtes
Dans ce chapitre, nous pre´sentons les premiers re´sultats de cette the`se. Nous commenc¸ons
par introduire une nouvelle famille de langages de mode´lisation, appele´e hmsc causaux, qui
e´tend le formalisme des hmsc (pour “High-Level Message Sequence Charts”, un langage de
spe´cification normalise´ pour les syste`mes communicants) et les traces de Mazurkiewicz (un
formalisme qui permet de de´crire des syste`mes asynchrones). Ce formalisme permet de de´crire
une large classe de syste`mes paralle`les et re´partis. Nous montrons ensuite des re´sultats de
traduction entre des sous-classes syntaxiques des hmsc causaux vers des mode`les de bas
2La taille gagne´e est de l’ordre d’un facteur exponentiel.
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niveau se´quentiels, vers des mode`les de bas niveau communicants et vers des mode`les de bas
niveau dits mixtes, car localement asynchrones et globalement communicants. Les re´sultats
e´nonce´s dans ce chapitre, sont, a` notre sens pre´liminaires : ils permettent uniquement de
caracte´riser des syste`mes paralle`les dont les canaux de communication ont des capacite´s
borne´es, ce qui n’est pas totalement satisfaisant. A long terme, obtenir une caracte´risation
de syste`mes non borne´s, s’appuyant par exemple sur le mode`le ope´rationnel mixte propose´
dans ce chapitre, est un enjeu majeur afin de caracte´riser l’expressivite´ exacte des mode`les
que nous proposons dans ce document.
Deuxie`me partie (chapitre 3 et 4) : Ve´rification
Chapitre 3 : Ve´rification de mode`les
Ce chapitre pre´sente les principaux re´sultats the´oriques que nous avons obtenus sur la
ve´rification de mode`les de haut niveau, de´crits a` l’aide de ge´ne´rateurs de familles d’ordres
partiels e´tiquete´s. Nous pre´sentons dans ce chapitre deux re´sultats principaux.
Tout d’abord, le premier re´sultat s’appuie sur l’extension aux ordres partiels des logiques
temporelles classiques. Nous montrons, d’une part, qu’il est possible de caracte´riser les fa-
milles de mode`les analysables par ces logiques, et d’autre part, que la complexite´ de ce genre
d’analyse reste e´quivalente a` celle du model-checking de mode`les se´quentiels. C’est un re´sultat
tre`s satisfaisant, car il indique que la concision des mode`les d’ordres partiels est re´elle et peut
eˆtre conserve´e tout au long de l’analyse automatique.
Ensuite, le second re´sultat est que, si nous de´crivons les proprie´te´s a` analyser dans une res-
triction du langage de mode´lisation, il est possible d’analyser n’importe quel mode`le d’ordres
partiels, cette fois sans aucune restriction syntaxique. Ce re´sultat montre l’inte´reˆt d’utili-
ser ce type de mode`les. Enfin, nous utilisons ces re´sultats pour caracte´riser les analyses de
ve´rification de´cidables pour les hmsc causaux.
Chapitre 4 : Ve´rification partielle de mode`les
Dans ce chapitre, nous de´finissons un nouveau mode`le, appele´ “boxed pomsets”, qui nous
sert, ensuite, a` faire de la ve´rification partielle de mode`les (seulement dans le cas de la
ve´rification de proprie´te´s positives).
D’une part, nous montrons que ce mode`le posse`de de bonnes proprie´te´s de projection,
puisque la projection de la composition de deux boxed pomsets est la composition de la
projection de ces deux boxed pomsets : les rationnels des boxed pomsets sont donc stables
par projection.
D’autre part, nous traduisons le proble`me de la ve´rification positive et partielle de mode`les,
donne´s sous la forme de rationnels de pomsets, en un nouveau proble`me. Celui-ci consiste a`
de´cider si le langage engendre´ par une expression rationnelle de boxed pomsets est e´quivalent
a` celui d’une expression rationnelle de pomsets. Nous montrons que ce nouveau proble`me est
de´cidable pour les boxed pomsets et donc, que la ve´rification positive et partielle de mode`les
utilisant des pomsets est de´cidable.
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Troisie`me partie (chapitre 5 et 6) : Supervision.
Chapitre 5 : Supervision avec observation comple`te
Ce chapitre se focalise sur le traitement efficace de fichiers, dont la taille peut eˆtre tre`s
importante, issus de l’observation exhaustive des e´ve´nements d’un syste`me paralle`le et re´parti.
Pour cela nous avons de´veloppe´ deux techniques.
La premie`re technique consiste a` compresser une exe´cution en meˆme temps que celle-ci
est observe´e. La compression est parame´tre´e par une fonction de typage et le re´sultat de
cette compression est une abstraction de l’exe´cution initiale, dans laquelle les e´ve´nements de
meˆme type sont regroupe´s dans des macro-e´ve´nements, de telle sorte que l’abstraction reste
un ordre partiel. Cette technique est un pre´-traitement inte´ressant et transparent pour la
plupart des me´thodes que nous de´veloppons.
La seconde technique consiste a` compresser un ordre partiel e´tiquete´ en oubliant l’ordre
qu’il de´finit et en comptant le nombre de toutes les e´tiquettes qu’il contient. Ensuite, il
est possible de caracte´riser les classes de mode`les pour lesquels on sait efficacement si une
exe´cution ayant exactement le meˆme de´compte existe. Nous re´solvons ce proble`me en utilisant
un encodage ade´quat vers des proble`mes matriciels.
Chapitre 6 : Supervision avec observation partielle
Finalement, le dernier chapitre de ce document est consacre´ a` la supervision de syste`mes
que l’on n’est pas capable d’observer entie`rement. Plus pre´cise´ment, e´tant donne´ un mode`le
d’un syste`me et une observation partielle d’une exe´cution du syste`me qu’il spe´cifie, nous
cherchons a` infe´rer les diffe´rents e´le´ments qui n’ont pas e´te´ observe´s. Ces e´le´ments sont de
deux natures : des e´ve´nements et des causalite´s.
La premie`re technique que nous de´veloppons, appele´e diagnostic, consiste a` infe´rer de
l’observation partielle et d’un mode`le du syste`me observe´, toutes les exe´cutions comple`tes
dont la projection sur les e´ve´nements observables expliquent l’observation. Comme il existe,
a priori, un ensemble infini de ces exe´cutions, nous montrons qu’il est possible de construire un
ge´ne´rateur fini qui engendre exactement les exe´cutions du mode`le dont la projection explique
l’observation.
La seconde technique que nous de´veloppons, appele´e corre´lation d’e´ve´nements, consiste a`
infe´rer de l’observation partielle et d’un mode`le du syste`me observe´, toutes les causalite´s dont
nous sommes suˆrs qu’elles se sont produites. Le re´sultat de cette technique est une extension
de l’observation, extension dans laquelle nous avons rajoute´ toutes les causalite´s infe´re´es par
le mode`le. Ceci permet de re´duire le nombre d’e´le´ments minimaux de l’observation et donc






Panorama des mode`les paralle`les
Ce chapitre constitue, avec le chapitre suivant, la partie I de cette the`se, consacre´e aux
mode`les de paralle´lisme.
Nous pre´sentons, dans ce chapitre, diffe´rents mode`les qui permettent de spe´cifier des
syste`mes informatiques complexes. Nous nous plac¸ons pour cela dans le cadre mathe´matique
des mono¨ıdes, structures qui vont nous servir de cadre pour mode´liser le comportement de
haut niveau de ces syste`mes. Dans ce cadre, nous pre´cisons deux types de mode´lisation pour
les syste`mes paralle`les et re´partis, de´ja` largement e´tudie´s ces dernie`res anne´es.
Le premier type de mode´lisation que nous de´crivons s’attache a` spe´cifier des syste`mes
asynchrones, syste`mes compose´s d’entite´s qui interagissent par me´moire partage´e. Le mono¨ıde
correspondant a` ces syste`mes est celui du mono¨ıde de traces. Les mode`les de haut niveau
correspondants sont, donc, les expressions rationnelles du mono¨ıde de traces, les mode`les de
bas niveau e´tant les re´seaux d’automates asynchrones.
Le second type de mode´lisation que nous de´crivons, s’attache a` spe´cifier des syste`mes
communicants, syste`mes compose´s d’entite´s qui interagissent par e´change de messages. Les
mono¨ıdes correspondants sont les mono¨ıdes des hmsc ou celui des chmsc. Les mode`les de
haut niveau sont, la` aussi, les expressions rationnelles de ces mono¨ıdes et les mode`les de bas
niveau sont les re´seaux d’automates communicants.
Dans le chapitre suivant, lui aussi consacre´ aux mode`les, nous pre´senterons les pre-
miers re´sultats de cette the`se en donnant des mode`les qui ge´ne´ralisent les deux approches
pre´ce´dentes et permettent de spe´cifier des interactions mixtes.
Enfin, les parties II et III de ce document seront consacre´es, respectivement, a` la ve´rification
et a` la supervision de ces syste`mes paralle`les et re´partis mixtes.
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Contexte
Dans le cadre des syste`mes se´quentiels a` e´ve´nements discrets, le lien entre les langages
de spe´cification et les mode`les ope´rationnels est bien compris. En particulier, [Kleene 56] a
montre´ que ces deux formalismes permettaient de de´crire les meˆmes structures. Un concepteur
dispose donc, d’un coˆte´, d’outils simples et expressifs permettant de de´crire le fonctionnement
d’un syste`me et de l’autre, de mode`les d’exe´cution formellement de´finis et pour lesquels de
nombreux proble`mes de ve´rification sont de´cidables statiquement.
Cependant, dans le cadre des syste`mes paralle`les et re´partis a` e´ve´nements discrets, le
tableau est plus complexe. En effet, la plupart des mode`les qui ont e´te´ propose´s ne sont pas
assez expressifs car ils ne permettent pas d’exprimer certains aspects de la re´partition, ou
inutilisables en pratique car de nombreux proble`mes (de ve´rification) sont inde´cidables ou
tre`s peu efficaces, pour ces mode`les. Trouver des mode`les qui ne tombent dans aucun de
ces travers est l’enjeu principal de cette the`se. Mais, avant de pre´senter nos re´sultats, nous
rappelons, dans ce chapitre, la de´finition des principaux mode`les de haut niveau que nous
e´tendons dans cette the`se, et nous donnons les liens qui existent avec certains mode`les de bas
niveau plus classiques.
Dans ce chapitre, nous pre´sentons donc plusieurs mode`les de spe´cification et d’exe´cution,
en particulier ceux lie´s aux syste`mes se´quentiels et leurs extensions aux syste`mes paralle`les
interagissant par me´moire partage´e ou par e´change de messages asynchrones.
Nous commenc¸ons par donner le cadre ge´ne´ral de mode´lisation dans lequel nous nous
plac¸ons et par fixer les de´finitions qui vont eˆtre utilise´es tout au long de cette the`se.
Un cadre ge´ne´ral
Les mono¨ıdes (ou semi-groupes avec un e´le´ment neutre) sont des structures alge´briques
dont les e´le´ments ne sont pas inversibles. Ces structures ont e´te´ e´tudie´es par la communaute´
naissante de l’informatique the´orique de l’apre`s-guerre, par exemple dans [Schu¨tzenberger 55]
ou` les premie`res notions concernant les semi-groupes sont e´tudie´es, ou encore dans [Clifford 61]
qui est le premier ouvrage de synthe`se concernant ces structures. En effet, les mono¨ıdes per-
mettent de mode´liser le comportement de syste`mes qui e´voluent au cours du temps, comme
c’est le cas pour les syste`mes informatiques en ge´ne´ral.
Plus pre´cise´ment, le lien entre les mono¨ıdes et les syste`mes informatiques est le suivant :
ces syste`mes ne sont pas re´versibles et l’e´volution du temps se traduit par une perte d’infor-
mations. Ceci a pour conse´quence que les actions produites par de tels syste`mes ne peuvent
pas eˆtre annule´es. L’absence d’inverse dans les mono¨ıdes re´pond donc parfaitement a` ce be-
soin de mode´lisation.
Plus formellement, unmono¨ıde (M, ·, 1), note´ plus simplement M est une structure alge´bri-
que compose´e d’un ensemble M qui est muni d’une loi de composition interne associative · et
d’un e´le´ment neutre 1. En d’autres termes :
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De´finition 1.1 (mono¨ıde) Une structure M = (M, ·, 1) est un mono¨ıde si elle ve´rifie les
trois axiomes suivants :
(loi de composition interne) ∀x, y ∈ M, x · y ∈ M ;
(e´le´ment neutre) ∀x ∈ M, x · 1 = 1 · x = x ;
(associativite´) ∀x, y, z ∈ M, (x · y) · z = x · (y · z).
Etant donne´ deux mono¨ıdes M et M′, une fonction η : M → M′ est un morphisme du
mono¨ıde M vers le mono¨ıde M′ si, pour tous e´le´ments x, y ∈ M, η(1) = 1 et η(x·y) = η(x)·η(y).
Un isomorphisme est un morphisme bijectif.
Etant donne´ un mono¨ıde M, une congruence de M est une relation d’e´quivalence∼⊆ M×M
compatible avec la loi de composition interne. Plus pre´cise´ment, une congruence ve´rifie les
trois axiomes d’une relation d’e´quivalence, ainsi qu’un axiome de compatibilite´ de la loi de
composition. Plus formellement, ∼ est une congruence si elle ve´rifie :
(re´flexivite´) ∀x ∈ M, x ∼ x ;
(syme´trie) ∀x, y ∈ M, x ∼ y ⇔ y ∼ x ;
(transitivite´) ∀x, y, z ∈ M, (x ∼ y) ∧ (y ∼ z)⇒ x ∼ z ;
(compatibilite´) ∀x, y, x′, y′ ∈ M, x ∼ x′ ∧ y ∼ y′ ⇒ x · y ∼ x′ · y′.
Etant donne´ un mono¨ıde M et une relation d’e´quivalence ∼ de M, la classe d’e´quivalence
d’un e´le´ment x ∈ M, note´e [x]∼, est l’ensemble des e´le´ments de M e´quivalents a` x par la
relation ∼, c’est-a`-dire [x]∼ = {y ∈ M | x ∼ y}. De meˆme, e´tant donne´ L ⊆ M, le quotient
de L par la relation d’e´quivalence ∼ est note´e [L]∼ = {[x]∼ | x ∈ L}.
Une congruence ∼ de M induit naturellement un mono¨ıde quotient (M/∼, ·, [1]∼), avec
M/∼ = {[x]∼ | x ∈ M} et [x]∼ · [y]∼ = [x · y]∼. Pour des raisons de lisibilite´, un tel mono¨ıde
quotient est simplement note´ M/∼.
Etant donne´ une relation R, la fermeture transitive de R, note´e R∗, est la plus petite
relation qui ve´rifie : si x, y et z sont tels que x R y et y R z, alors x R∗ z. La re´duction
transitive de R est une relation minimale S, ve´rifiant S∗ = R.
Pour tous les sous-ensembles L et L′ d’un mono¨ıde M, le produit de L et L′ est L · L′ =
{x · x′ | x ∈ L∧ x′ ∈ L′}. Nous notons L0 = {1}, et pour tout entier positif n, Ln+1 = Ln ·L.
L’ite´ration de L est note´e L⋆ =
⋃
n∈N L
n, qui est un sous-mono¨ıde de M. Un ensemble L est
finiment engendre´ dans M par un ensemble fini X ⊆ M, ce qui est note´ L ⊆ 〈X〉M, si il existe
un sous-ensemble fini X ⊆ M tel que L ⊆ X⋆. Un mono¨ıde M est dit finiment engendre´ si
L = {x ∈ M} est finiment engendre´ dans M.
De´finition 1.2 (rationnels) Soit M, un mono¨ıde. L’ensemble REX(M) des expressions ra-
tionnelles de M est donne´ par la syntaxe suivante : α ::= ∅ | m | α1 · α2 | α1 + α2 | α
⋆,
ou` m ∈ M. Le langage d’une expression rationnelle, note´ LM : REX(M) → 2
M, est de´fini
inductivement de la manie`re suivante :
– LM(∅) = ∅ ;
– LM(m) = {m} ;
– LM(α1 · α1) = LM(α1) · LM(α2) ;
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Un sous-ensemble L ⊆ M est rationnel si il est le langage d’une expression rationnelle. De
manie`re e´quivalente, L est rationnel si il peut eˆtre obtenu a` partir d’une suite finie d’unions,
de produits, et d’ite´rations de sous-ensembles de M. Les rationnels de M sont note´s RAT(M).
Par la suite, nous e´crirons α1α2 a` la place de α1 · α2, et l’ope´rateur ⋆ est prioritaire sur
·, lui meˆme prioritaire sur +. Remarquons que, pour tout morphisme η : M → M′, si L ⊆ M
est rationnel, alors η(L) = {η(l) | l ∈ L} ⊆ M′ est rationnel.
La proposition suivante donne l’e´quivalence de pouvoir expressif entre les diffe´rents mode`les
pre´sente´s jusqu’a` pre´sent. Plus pre´cise´ment, elle indique que les langages d’ expressions ration-
nelles, les sous-ensembles rationnels et les sous-ensembles finiment engendre´s d’un mono¨ıde
quelconque M co¨ıncident.
Proposition 1.3 ([Diekert 95]) Soient M, un mono¨ıde et L ⊆ M. Alors, les trois affirma-
tions suivantes sont e´quivalentes :
– L est rationnel, c’est-a`-dire L ∈ RAT(M) ;
– L est le langage d’une expression rationnelle de REX(M) ;
– L est finiment engendre´, c’est-a`-dire il existe X ⊆ M fini, tel que L ⊆ 〈X〉M.
Ces diffe´rentes formulations nous donnent des outils expressifs et abstraits pour de´finir
des comportements infinis, a` l’aide d’ope´rateurs d’ite´ration et de choix, dans le cadre des
mono¨ıdes. Ainsi, nous conside´rons, dans tout ce document, l’hypothe`se suivante :
Un mode`le de haut niveau est une expression rationnelle d’un mono¨ıde bien choisi.
Il faut donc de´finir les mono¨ıdes adapte´s a` la mode´lisation de haut niveau, ainsi que les
mode`les ope´rationnels (ou de bas niveau) induits par les hypothe`ses faites sur le syste`me sous-
jacent. Enfin, il reste a` faire le lien entre ces deux types de repre´sentation et a` caracte´riser
les analyses de´cidables pour ces mode`les.
Organisation du chapitre
Dans la suite de ce chapitre, nous re´pondons rapidement a` ces questions pour le cadre
se´quentiel dans la partie 1.1, ou` nous introduisons le mono¨ıde libre et ou` les mode`les d’exe´cution
sont les automates. Ensuite, dans la partie 1.2, nous nous plac¸ons dans le cadre des syste`mes
paralle`les interagissant par me´moire partage´e. Dans ce cadre, le mono¨ıde conside´re´ est le
mono¨ıde de traces et les mode`les de bas niveau sont les re´seaux d’automates asynchrones.
Enfin, dans la partie 1.3, nous e´tudions les syste`mes paralle`les interagissant par e´change
de messages (asynchrones). Le mono¨ıde correspondant est le mono¨ıde des ordres partiels
e´tiquete´s de´crivant l’interaction entre diffe´rents processus s’e´changeant des messages et les
mode`les ope´rationnels y sont appele´s des automates communicants.
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1.1 Mode`les se´quentiels
Nous pre´sentons, maintenant, une spe´cialisation des de´finitions pre´sente´es dans la partie
pre´ce´dente a` des mode`les permettant de de´crire l’e´volution de syste`mes a` e´ve´nements discrets
ou` le controˆle de l’exe´cution est global, appele´s aussi syste`mes se´quentiels. De tels syste`mes
produisent des se´quences d’actions, et le choix de la future action a` exe´cuter est effectue´ par
un unique “intervenant” qui centralise le controˆle du flot d’exe´cution du syste`me. De tels
syste`mes permettent, par exemple, de de´crire le fonctionnement d’un ordinateur ou` toutes
les instructions sont effectue´es par une unique entite´, le processeur. Le cadre des syste`mes
se´quentiels a e´te´ largement e´tudie´, depuis une cinquantaine d’anne´es, et de nombreux re´sultats
existent. Dans cette partie, nous donnons, tout d’abord, des de´finitions ge´ne´rales concernant
les langages de spe´cification, a` l’aide d’expressions rationnelles du mono¨ıde libre (partie 1.1.1).
Ensuite, dans la partie 1.1.2, nous de´finissons les automates dans le cadre des mono¨ıdes
finiment engendre´s, qui correspondent aux mode`les ope´rationnels des langages se´quentiels.
Enfin, nous montrons, dans la partie 1.1.3, que les langages de spe´cification et les mode`les
d’exe´cution ont le meˆme pouvoir d’expression pour les mode`les se´quentiels, et nous pre´sentons
des re´sultats de de´cidabilite´ sur ces mode`les. Ces re´sultats motivent leur utilisation pour
mode´liser et analyser des syste`mes se´quentiels.
1.1.1 Mono¨ıde libre
Dans la suite de ce document, nous utilisons une classe tre`s particulie`re de mono¨ıdes.
Cette classe se place dans le cadre discret, lorsque chaque action effectue´e par le syste`me est
de´composable en actions atomiques. Nous nous inte´ressons donc a` une classe de mono¨ıdes
finiment engendre´s. L’ensemble des actions que le syste`me a` mode´liser peut effectuer est re-
groupe´ dans un ensemble Σ, appele´ alphabet. Les e´le´ments a, b, . . . de Σ sont donc appele´s
indiffe´remment des actions ou des lettres et les se´quences finies de lettres a1 . . . an, des mots.
La se´quence vide est note´e ε. Enfin, l’ensemble des mots compose´s a` partir d’un alphabet Σ
est note´ Σ⋆. Pour tout u ∈ Σ⋆, nous notons Σ(u) l’ensemble des lettres qui apparaissent dans
u.
De plus, la classe de mono¨ıdes a` laquelle nous nous inte´ressons mode´lise des syste`mes a`
me´moire, ou` chaque action effectue´e est enregistre´e et fait partie de la production du mode`le :
la loi de composition doit refle´ter ce fait. Ainsi, afin d’interpre´ter Σ⋆ comme un mono¨ıde,
nous lui associons la relation de concate´nation, note´e ·, et de´finie de la manie`re suivante :
a1 . . . an · b1 . . . bm = a1 . . . anb1 . . . bm, pour tout mot a1 . . . an et b1 . . . bm. Cette relation est
une loi interne, associative et qui admet ε comme e´le´ment neutre : en conse´quence (Σ⋆, ·, ε)
est un mono¨ıde, appele´ mono¨ıde libre.
De´finition 1.4 (mono¨ıde libre) Soient Σ, un ensemble d’actions, ε, le mot vide et ·, de´fini
tel que u · v = uv pour tout mot u, v dans Σ⋆. Alors, Σ⋆ = (Σ⋆, ·, ε) est le mono¨ıde libre. Les
sous-ensembles de Σ⋆ sont appele´s des langages.
Pour conclure, e´tant donne´ un mono¨ıde M explicitant toutes les actions possibles pour un
syste`me, une expression rationnelle de M peut eˆtre vue comme la spe´cification d’un mode`le
de´crivant l’e´volution, au cours du temps, du syste`me que l’on cherche a` mode´liser. Dans la
partie suivante, nous pre´sentons un mode`le d’exe´cution pour ce type de spe´cifications.
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1.1.2 Automates
La the´orie des automates est ne´e quelques anne´es avant celle des mono¨ıdes pre´sente´e dans
le chapitre pre´ce´dent, et le lien entre ces deux repre´sentations a e´te´ fait par [Schu¨tzenberger 55].
Lorsque Shanon publie [Shannon 48], il fonde non seulement la the´orie de l’information, mais
sa notion de “discrete noiseless system” utilise´e pour de´crire les canaux de communication,
combine´e avec une chaˆıne de Markov, est, en fait, exactement la de´finition moderne d’un au-
tomate. Puis, Von Neuman introduit le terme “the´orie des automates” dans une confe´rence
([vonNeumann 51]) ou` il expose les perspectives d’une future the´orie. Enfin, citons les travaux
fondateurs de Kleene dans [Kleene 56], qui reprend et e´tend un article de McCulloch et Pitts
([McCulloch 43]) sur les re´seaux de neurones. Pour un historique plus complet, se reporter,
par exemple, a` [Perrin 95].
Formellement, un automate peut se de´finir de la manie`re suivante :
De´finition 1.5 (M-automate) Etant donne´ un mono¨ıde libre M, un M-automate A est
une structure (S,→,M, Si, Sf ) ou` :
– S est un ensemble d’e´tats ;
– →: S ×M × S est une relation de transition ;
– M ⊆ M est un ensemble d’e´tiquettes ;
– Si ⊆ S est un ensemble d’e´tats initiaux ;
– Sf ⊆ S est un ensemble d’e´tats finaux.
Dans le cas ou` Si est un singleton et → une fonction de S ×M dans S, A est appele´ un
automate de´terministe.
Un chemin ρ de A est une succession de transitions de → conse´cutives, c’est-a`-dire telles
que ρ = n0
l1−→ n1 . . .
lk−→ nk et (ni, li+1, ni+1) est dans →. Est associe´, a` chaque chemin ρ,
l’e´le´ment LM(ρ) = l1 · . . . · lk de M. Un chemin acceptant est un chemin de´butant dans un e´tat
initial et terminant dans un e´tat final. Le langage d’un automate est l’ensemble des e´le´ments
de M de´finis par des chemins acceptants de A, c’est-a`-dire LM(A) = {LM(ρ) | ρ est un chemin
acceptant de A}. On dira que A reconnaˆıt L si L est le langage de A.
Graˆce a` cette de´finition, nous pouvons introduire, maintenant, la notion de reconnaissa-
bilite´.
De´finition 1.6 (reconnaissabilite´) Soient M, un mono¨ıde et L ⊆ M. L est dit reconnais-
sable dans M si il existe un mono¨ıde fini F et un morphisme η : M → F tels que L = η−1(F ),
pour F ⊆ F. Les reconnaissables de M sont note´s REC(M).
Si M est le mono¨ıde libre, alors L est reconnaissable si il existe un M-automate A tel que,
LM(A) = L. Dans ce cas, L est dit re´gulier.
Ainsi, dans le cas du mono¨ıde libre, les langages re´guliers correspondent aux ensembles
engendre´s par une machine se´quentielle a` me´moire finie, qui fonctionne a` pas discrets. En effet,
il est facile de voir que tout Σ⋆-automate (dont les transitions sont e´tiquete´es par des mots
quelconques de Σ⋆) est e´quivalent a` un Σ⋆-automate de´terministe e´tiquete´ par des lettres de
Σ∪{ε}. Chaque tir de transition de ce nouvel automate correspond a` l’exe´cution d’une seule
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et unique action atomique du syste`me, et l’e´tat dans lequel est cet automate est entie`rement
de´termine´ par la se´quence d’actions qu’il vient d’effectuer.
L’inte´reˆt de cette approche est que le point de vue peut eˆtre inverse´. En effet, nous
pouvons voir A, non plus comme un “reconnaisseur”, mais comme un “ge´ne´rateur” d’une
classe de comportements de´finis par A. D’ou` l’intuition que les automates correspondent a`
un mode`le ope´rationnel d’un syste`me : dans un e´tat donne´ de A, tirer une transition de la
machine ge´ne`re des modifications admissibles de l’e´tat du syste`me car elles ne font pas sortir
le syste`me de la classe de comportements de´finis.
En re´sume´, les automates correspondent a` un mode`le d’exe´cution servant a` de´crire le
comportement d’un syste`me se´quentiel. Nous montrons, dans la partie suivante, le lien qui
existe entre langages rationnels de spe´cification et mode`les d’exe´cution donne´s sous la forme
d’automates.
1.1.3 Re´sultats
Nous donnons une se´rie de re´sultats concernant le mono¨ıde libre, car celui-ci posse`de de
bonnes proprie´te´s structurelles et algorithmiques (alors que ce n’est pas vraiment le cas pour
des mono¨ıdes quelconques).
Tout d’abord, le lien entre les ensembles rationnels et reconnaissables d’un mono¨ıde est
tre`s fort. En particulier, ces ensembles sont identiques lorsque l’on se limite au mono¨ıde libre :
The´ore`me 1.7 ([Kleene 56]) Soit Σ⋆, un mono¨ıde libre. Alors, L ⊆ Σ⋆ est re´gulier si, et
seulement si, L est rationnel.
Kleene a donc montre´ que, sur ces structures, toute spe´cification rationnelle est e´quivalente
a` un mode`le d’exe´cution, exprime´ a` l’aide d’un automate fini (et inversement). De plus, la
traduction d’un repre´sentation vers une autre peut se faire en taille line´aire par rapport a`
la taille des entre´es. C’est ce qui fait tout l’inte´reˆt du mono¨ıde libre et qui rend ce mode`le
si utilise´ et e´tudie´. En particulier, ceci veut dire que, dans le cadre ou` le syste`me e´tudie´
posse`de des actions atomiques (c’est-a`-dire est “a` e´ve´nements discrets”) et ou` la sortie du
syste`me consiste en une trace de l’exe´cution des diffe´rentes actions, tout mode`le d’exe´cution
correspondant a` un automate peut eˆtre de´crit par une spe´cification rationnelle.
Les Σ⋆-automates sont donc des mode`les simples et puissants, qui constituent, avec les
expressions rationnelles, la base de la the´orie des syste`mes se´quentiels et discrets. D’un coˆte´,
les expressions rationnelles peuvent se comprendre comme un langage de spe´cification de com-
portement, et de l’autre les automates comme un mode`le ope´rationnel qui permet d’exe´cuter
la spe´cification d’un syste`me.
De plus, les ensembles re´guliers posse`dent de tre`s bonnes proprie´te´s algorithmiques que
nous utilisons tout au long de nos travaux. Plus pre´cise´ment, nous nous inte´ressons a` trois
questions the´oriques sur ces mode`les, qui ont un impact important sur les techniques que
nous de´crirons par la suite :
Appartenance : Soient x ∈ M et α, un mode`le. Est-ce que x ∈ LM(α) ?
Vacuite´ de l’intersection : Soient α et β, deux mode`les. Est-ce que LM(α) ∩ LM(β) = ∅ ?
Inclusion : Soient α et β, deux mode`les. Est-ce que LM(α) ⊆ LM(β) ?
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Proposition 1.8 ([Rozenberg 97]) Pour les syste`mes se´quentiels, nous avons les re´sultats
de complexite´ suivants, trie´s verticalement par proble`me et horizontalement par ge´ne´rateur
des langages L et L′ :
REX(Σ⋆) Σ⋆-automate
x ∈ L NLOGSPACE-complet NLOGSPACE-complet
L ∩ L′ = ∅ PSPACE-complet PSPACE-complet
L ⊆ L′ PSPACE-complet PSPACE-complet
Dans cette proposition, NLOGSPACE est la classe des proble`mes re´solubles par des ma-
chines de Turing non de´terministes, dont la me´moire est borne´e par une fonction logarith-
mique de la taille des entre´es. PSPACE est la classe des proble`mes re´solubles par des ma-
chines de Turing de´terministes, dont la me´moire est borne´e par une fonction polynomiale
de la taille des entre´es. Le lecteur inte´resse´ par plus de pre´cisions concernant la the´orie de
la complexite´ pourra se rapporter, par exemple, a` [Papadimitriou 94]. De plus, les preuves
lie´es a` ces re´sultats de complexite´ sont constructives : il existe donc des algorithmes effec-
tifs permettant de savoir si un mot appartient au langage d’un automate, de savoir si deux
automates ont le meˆme langage, etc.
1.2 Mode`les asynchrones
Dans la partie pre´ce´dente, nous avons donne´ les de´finitions et principaux re´sultats ex-
primant le lien fort qui existe entre spe´cifications et mode`les d’exe´cution pour les syste`mes
se´quentiels. Dans le cas des syste`mes asynchrones, c’est-a`-dire dans le cas ou` plusieurs syste`mes
se´quentiels a` e´ve´nements discrets fonctionnent de manie`re inde´pendante et interagissent par
me´moire partage´e et par primitives de synchronisation, les choses deviennent un peu plus
complexes. Nous pre´sentons dans cette partie les de´finitions et re´sultats principaux concer-
nant ces syste`mes.
Plus pre´cise´ment, nous pre´sentons, dans la partie 1.2.1, le mono¨ıde de traces, dont les ex-
pressions rationnelles servent de langage de spe´cification pour les mode`les communiquant par
me´moire partage´e. Puis nous donnons, dans la partie 1.2.2, les motivations ne´cessaires pour
introduire un nouveau mode`le ope´rationnel, les automates asynchrones. Nous rappelons, en-
fin, dans la partie 1.2.3, le lien fort qui existe entre une sous-classe syntaxique de spe´cifications
rationnelles et ce nouveau mode`le ope´rationnel : ces deux mode`les ont un pouvoir d’expression
identique.
1.2.1 Mono¨ıde de traces
L’e´tude d’une the´orie de´crivant le fonctionnement de syste`mes paralle`les a e´te´ motive´e
par les travaux fondateurs de Petri. En effet, dans [Petri 62], celui-ci pre´sente un mode`le
fonde´ sur la communication de syste`mes se´quentiels interconnecte´s, et il expose de nouveaux
proble`mes qui apparaissent lorsque l’on conside`re le paralle´lisme intrinse`que de tels syste`mes.
A la fin des anne´es 1960, Cartier et Foata donnent les bases de la the´orie des mono¨ıdes par-
tiellement commutatifs dans [Cartier 69]. Quelques anne´es plus tard, motive´ par la re´solution
d’un certain nombre de proble`mes pose´s par les approches fonde´es sur des mode`les entrelace´s
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de comportements pour de´crire des syste`mes paralle`les, Mazurkiewicz fait la connexion entre
les mode`les paralle`les apporte´s par Petri et les structures mathe´matiques e´tudie´es par Car-
tier et Foata, en de´veloppant, dans [Mazurkiewicz 77], la the´orie des traces. Cette the´orie est
devenue une the´orie centrale pour mode´liser des syste`mes paralle`les qui communiquent par
me´moire partage´e. Depuis, cette the´orie a e´te´ largement explore´e (se reporter a` [Diekert 95],
le livre qui sert de re´fe´rence dans ce domaine, pour des de´tails plus pre´cis). Dans cette partie,
nous donnons les de´finitions et the´ore`mes essentiels dont nous nous servons par la suite.
Soit Σ, un alphabet. Une relation de de´pendance D ⊆ Σ2 est une relation syme´trique
et re´flexive. La relation I = Σ2 − D, non re´flexive et syme´trique, est appele´e relation
d’inde´pendance. A partir d’un alphabet Σ et d’une relation de de´pendance D, nous pou-
vons de´finir un couple (Σ, D), appele´ alphabet “concurrent”. L’alphabet concurrent (Σ, D)
induit une relation d’e´quivalence ∼I sur les e´le´ments de Σ
⋆ : deux mots u et v sont e´quivalents,
ce qui est note´ u ∼I v, si l’on peut passer de l’un a` l’autre en commutant successivement
des lettres voisines inde´pendantes. Plus formellement, ∼I est la plus petite congruence de Σ
⋆
telle que ab ∼I ba pour toute paire (a, b) ∈ I. Ces de´finitions nous permettent d’introduire la
de´finition du mono¨ıde de traces.
De´finition 1.9 (mono¨ıde de traces) Soient (Σ, D), un alphabet concurrent et ∼I , la cong-
ruence induite par I = Σ2 − D. Alors, Σ⋆/∼I , le quotient du mono¨ıde libre Σ
⋆ par la
congruence ∼I , est le mono¨ıde libre, partiellement commutatif, induit par la relation I. Plus
simplement, il est appele´ le mono¨ıde de traces et note´ M(Σ, D).
Les e´le´ments de M(Σ, D), qui sont les classes d’e´quivalence de Σ⋆ par la relation ∼I , sont
appele´s des traces. Tout sous-ensemble L ⊆ M(Σ, D) est appele´ langage de traces.
Par de´finition d’une classe d’e´quivalence, a` chaque trace [u]∼I ∈ M(Σ, D) est associe´
un ensemble de mots {v | u ∼I v} ⊆ Σ
⋆, clos par ∼I . De meˆme, a` tout ensemble de mots
e´quivalents par ∼I , correspond une trace. Ainsi, cet isomorphisme nous permet d’assimiler un
langage de traces L a` l’ensemble {u ∈ Σ⋆ | [u]∼I ∈ L} des mots clos par ∼I qu’il repre´sente,
note´
⋃
L. Il existe donc un isomorphisme permettant de passer d’un langage d’un M(Σ, D)-
automate a` un sous-ensemble de Σ⋆ clos par commutation pour la relation ∼I . Dans ce cadre,
un langage de traces L ⊆ M(Σ, D) est reconnaissable dans M(Σ, D), si l’ensemble
⋃
L des
mots qu’il repre´sente est re´gulier.
En respectant l’hypothe`se que nous avons pose´e au de´but de ce chapitre, nous de´finissons
maintenant les spe´cifications des syste`mes paralle`les interagissant par me´moire partage´e
comme e´tant des expressions rationnelles de M(Σ, D) (ce qui est note´ REX(M(Σ, D))). De
plus, e´tant donne´ une expression rationnelle α de REX(M(Σ, D)), nous notons LM(Σ,D)(α) ⊆
M(Σ, D) le langage de traces de α et LΣ⋆(α) ⊆ Σ




1.2.2 Reconnaissables et corationnels
Nous nous inte´ressons maintenant aux mode`les ope´rationnels que l’on peut de´finir dans le
mono¨ıde de traces. L’ide´e premie`re est de travailler sur les ensembles re´guliers de mots de Σ⋆,
c’est-a`-dire de choisir comme mode`le d’exe´cution le meˆme mode`le d’exe´cution que pour les
syste`mes se´quentiels. Cependant, ce choix n’est pas force´ment le plus adapte´. En effet, nous
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donnons, dans la partie suivante, un mode`le moins expressif mais qui posse`de de meilleures
proprie´te´s, appele´ automates asynchrones.
Tout d’abord, il n’est pas possible de de´cider si un langage de traces est re´gulier, c’est-a`-
dire si une spe´cification rationnelle posse`de un mode`le ope´rationnel donne´ sous forme d’au-
tomate. En effet, Sakarovitch a montre´ le re´sultat suivant dans [Sakarovitch 92].
The´ore`me 1.10 ([Sakarovitch 92]) Soient (Σ, D), un alphabet concurrent et α, une ex-
pression rationnelle dans REX(M(Σ, D)). Savoir si
⋃
LM(Σ,D)(α) est re´gulier est de´cidable
si, et seulement si, la fermeture re´flexive de I = Σ2 − D est transitive. Ainsi, dans le cas
ge´ne´ral, ce proble`me est inde´cidable.
Cependant, Ochmanski a montre´ dans [Ochmanski 85] qu’il existe une sous-classe syn-
taxique des expressions rationnelles du mono¨ıde de traces, appele´e traces corationnelles, dont
les e´le´ments ont un langage reconnaissable. De plus, Muscholl et Peled ont montre´ dans
[Muscholl 99] que cette sous-classe e´tait de´cidable : plus pre´cise´ment, savoir si une trace est
corationnelle est coNP-complet.
De´finition 1.11 (corationnalite´) Soient (Σ, D), un alphabet concurrent et D = Σ2 − I.
Un mot u ∈ Σ⋆ est D-connexe si le graphe (Σ(u), D), dont les sommets sont les lettres de
u, est connexe. Une expression rationnelle α est dite (D-)corationnelle (“star-connected” en
anglais) si, pour chaque sous-expression β⋆ de α, tout u ∈
⋃
LΣ⋆(β) est une trace D-connexe.
a bc
d
Fig. 1.1 – Graphe associe´ au mot u = (cb)⋆aac(ca+ d)⋆, dans le mono¨ıde de traces M(Σ, I), ou` Σ = {a, b, c, d}
et I = {(c, b), (b, c), (c, d), (d, c), (b, d), (d, b)}). u n’est pas corationnelle car cd n’est pas D-connexe.
La figure 1.1 illustre la construction du graphe (Σ(u),Σ(u)×Σ(u)∩D) associe´ au mot u =
(cb)⋆aac(ca + d)⋆ et a` la relation d’inde´pendance I = {(c, b), (b, c), (c, d), (d, c), (b, d), (d, b)}.
Le graphe restreint a` {c, b} n’e´tant pas connexe, (cb) n’est pas D-connexe, et donc u⋆ n’est
pas une expression corationnelle.
Voici maintenant le re´sultat d’Ochmanski concernant les traces corationnelles. Ce the´ore`me
indique que celles-ci forment un sous-ensemble strict des traces rationnelles et correspondent
a` l’ensemble des reconnaissables du mono¨ıde de traces.
The´ore`me 1.12 ([Ochmanski 85]) Soient L ⊆ M(Σ, D), un langage de traces et I =
Σ2 −D. Alors, les propositions suivantes sont e´quivalentes :
– L est reconnaissable dans M(Σ, D) ;
–
⋃
L est re´gulier dans Σ⋆ ;
– il existe une expression corationnelle α de REX(M(Σ, D)) telle que LM(Σ,D)(α) = L ;
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– il existe une expression corationnelle α de REX(Σ⋆) telle que [LΣ⋆(α)]∼I =
⋃
L.
Remarquons qu’il existe, en ge´ne´ral, une infinite´ d’expressions rationnelles qui permettent
de de´crire le meˆme ensemble rationnel. Pour avoir la re´gularite´, il suffit qu’une seule d’entre
elles soit corationnelle, ce qui est un proble`me inde´cidable. Par exemple, pour l’alphabet
Σ = {a, b} et la relation d’inde´pendance I = {(a, b), (b, a)}, les expressions rationnelles
α1 = (ab + a + b)
⋆ et α2 = (a + b)
⋆ de´crivent le meˆme langage {a, b}⋆. Cependant, α1
n’est pas corationnelle, alors que α2 l’est.
En re´sume´, les the´ore`mes 1.10 et 1.12 semblent indiquer que les Σ⋆-automates ne sont
pas les bons mode`les d’exe´cution qui correspondent aux rationnels de M(Σ, D) : en effet,
e´tant donne´ une spe´cification rationnelle, il est, d’une part, impossible de savoir s’il existe
un Σ⋆-automate qui “simule” le comportement de cette spe´cification. D’autre part, tous les
Σ⋆-automates ne correspondent pas a` des mode`les d’exe´cution : en effet, il faut en plus que
le langage ge´ne´re´ soit clos par ∼I , ce qui n’est pas de´cidable. Pour re´soudre ces proble`mes, le
pouvoir d’expression du langage de spe´cification doit eˆtre limite´ en conside´rant uniquement
les traces corationnelles : dans ce but nous introduisons dans la suite une sous-classe des
automates, les automates asynchrones. Nous montrons, dans la partie suivante, que, comme
dans le cas des mode`les se´quentiels, ces mode`les ont un pouvoir d’expression e´quivalent.
1.2.3 Re´seaux d’automates asynchrones
Dans la partie pre´ce´dente, nous avons indique´ qu’une expression rationnelle dans le
mono¨ıde de traces ne correspondait pas force´ment a` un mode`le ope´rationnel exprime´ a` l’aide
d’un automate. Cependant, une sous-classe syntaxique a e´te´ identifie´e, compose´e des cora-
tionnels, dont les comportements que l’on peut spe´cifier correspondent toujours a` un mode`le
d’exe´cution. Nous nous inte´ressons, maintenant, a` la classe des mode`les d’exe´cution qui cor-
respondent a` une spe´cification corationnelle. Cette classe est donc incluse dans celle des
automates. Ce mode`le d’exe´cution plus adapte´ a e´te´ propose´ par Zielonka dans [Zielonka 87]
et il correspond a` un re´seau de syste`mes se´quentiels a` e´ve´nements discrets qui interagissent
par synchronisation sur certains e´ve´nements (et donc par me´moire partage´e).
De´finition 1.13 (re´seau d’automates asynchrones) Soient P, un ensemble fini de pro-
cessus et Σ =
⋃
p∈P Σp, l’union d’une famille d’alphabets Σp non ne´cessairement disjoints.
Etant donne´ un produit Q1 × . . . Q|P| d’ensembles d’e´tats associe´s a` chaque processus, un
re´seau de Σ⋆-automates asynchrones est une structure R = 〈Si, (Al)l∈2P , Sf 〉 ou` :




f ) qui peut lire et modifier
les e´tats des processus contenu dans l, c’est-a`-dire avec Sl = Qk1 × . . . × Qk|l| pour




– Si est un ensemble d’e´tats initiaux globaux, c’est-a`-dire Si ⊆ (S
1
i × . . .× S
|P|
i ) ;
– Sf est un ensemble d’e´tats finaux globaux, c’est-a`-dire Sf ⊆ (S
1
f × . . .× S
|P|
f ).
Un e´tat global s ∈ S est un |P|-uplet d’e´tats locaux, c’est-a`-dire S = Q1×. . .×Q|P|. La relation







′p)p∈l pour l = {p | σ ∈ Σp} et q
p = q
′p sinon. L’automate global associe´ a` R est
note´ 〈Si,
⊗
l∈P Al, Sf 〉 (⊗ de´signant le produit asynchrone des automates locaux).
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Un re´seau d’automates asynchrones est dit de´terministe si → est une fonction de S × Σ
dans S et Si est un singleton. Un re´seau d’automates asynchrones est a` e´tats initiaux locaux
si Si = S
1
i × . . . × S
|P|
i et a` e´tats finaux locaux, si Sf = S
1
f × . . . × S
|P|
f . Remarquons qu’un
re´seau d’automates asynchrones de´terministe est force´ment a` e´tats initiaux locaux. De plus,
l’automate global est note´ 〈⊗l∈2PAl, Sf 〉, 〈Si,⊗l∈2PAl〉 ou ⊗l∈2PAp si le re´seau est, respecti-
vement, a` e´tats initiaux locaux, a` e´tats finaux locaux ou a` e´tats initiaux et finaux locaux. En
effet, cette notation indique que les e´tats initiaux ou finaux globaux peuvent eˆtre alors recons-
truits a` partir du produit carte´sien des e´tats initiaux ou finaux locaux. Enfin, un automate
asynchrone est dit sans blocage si tous les e´tats globaux accessibles sont aussi co-accessibles
(c’est-a`-dire qu’il existe un chemin allant de l’e´tat courant vers un e´tat final). Le langage
d’un re´seau d’automates asynchrones A = 〈Si, (Al)p∈2P , Sf 〉, note´ LΣ⋆(〈Si,⊗l∈2PAl, Sf 〉, est
l’ensemble des mots u = a1 . . . a|u| tels qu’il existe un chemin S0
a1−→ . . .
a|u|
−−→ S|u| acceptant
dans 〈Si,⊗l∈2PAl, Sf 〉.
Nous donnons maintenant le re´sultat principal concernant l’e´quivalence entre l’expressi-
vite´ des spe´cifications corationnelles et des re´seaux d’automates asynchrones. Plus pre´cise´ment,
Zielonka a montre´ dans [Zielonka 87] que tout langage re´gulier et clos par une congruence
∼I est e´quivalent a` un re´seau d’automates asynchrones de´terministes. Et, il a de´montre´ dans
[Zielonka 89] que le meˆme re´sultat pouvait se prouver dans le cas ou` les re´seaux sont sans blo-
cage (mais non de´terministes) (voir [Baudru 05] pour une preuve constructive de ce re´sultat).
Combine´s au the´ore`me 1.12, ces re´sultats permettent d’e´noncer le the´ore`me suivant :
The´ore`me 1.14 ([Zielonka 87, Zielonka 89]) Soient (Σ, D), un alphabet concurrent et
L ⊆ M(Σ, D), un langage de traces. Alors, les trois affirmations suivantes sont e´quivalentes.
– L est le langage d’une expression corationnelle ;
– L est le langage d’un re´seau de´terministe d’automates asynchrones ;
– L est le langage d’un re´seau sans blocage d’automates asynchrones a` e´tats finaux locaux.
Notons, d’une part, que la traduction d’un mode`le vers un autre est plus complexe que
pour les mode`les se´quentiels. En effet, elle se fait au moins en taille doublement exponentielle
([Baudru 05, Genest 06b]).
D’autre part, contrairement aux automates, il n’y a pas un unique mode`le de bas niveau.
En effet, la figure 1.2 donne un exemple de re´seau sans blocage d’automates asynchrones a`
e´tats finaux locaux qui ne peut pas eˆtre transforme´ en re´seau de´terministe d’automates asyn-
chrones. Le re´seau d’automates asynchrones repre´sente´ sur cette figure a deux localite´s p1 et
p2. L’automate de gauche est associe´ a` la localite´ p1, l’automate du milieu a` p2 et l’automate de
droite aux localite´s {p1, p2}. Le mono¨ıde sous-jacent est M({a, b, c}, {(a, c), (c, a)}). Le re´seau
repre´sente´ reconnaˆıt le meˆme langage que l’expression corationnelle (a+ c)⋆b(aa⋆+ cc⋆), avec
I = {(a, c), (c, a)}.
Finalement, nous donnons les re´sultats de complexite´ pour les meˆmes proble`mes de
de´cision e´voque´s dans la partie pre´ce´dente de ce chapitre. Ces re´sultats ame`nent deux com-
mentaires par rapport aux re´sultats e´nonce´s sur les mode`les se´quentiels. Le premier est que
la plupart des proble`mes sont inde´cidables. Le second est que la complexite´ de´pend de la
repre´sentation (de bas niveau, ou de haut niveau) choisie.
















Fig. 1.2 – Un exemple de {a, b} ∪ {b, c}⋆-automates asynchrones qui reconnaˆıt le meˆme langage que l’expression
corationnelle (a+ c)⋆b(aa⋆ + cc⋆), avec I = {(a, c), (c, a)}.
Proposition 1.15 Pour les syste`mes asynchrones, nous avons les re´sultats de complexite´
suivants, trie´s verticalement par proble`me et horizontalement par ge´ne´rateur des langages L
et L′ : (RAA de´signant les re´seaux d’automates asynchrones) :
REX(M(Σ, D)) L corationnel RAA RAA de´terministes
x ∈ L NP-c NP-c NP NLOGSPACE-c
L ∩ L′ = ∅ Inde´cidable PSPACE-c PSPACE-c NLOGSPACE-c
L′ ⊆ L Inde´cidable EXPSPACE-c EXPSPACE NLOGSPACE-c
Preuve: Les preuves d’inde´cidabilite´ proviennent de [Diekert 95]. Les preuves de comple´-
tude viennent directement des re´sultats pre´sente´s dans la proposition 1.8 et de l’existence d’un
automate de taille exponentielle qui reconnait la fermeture par ∼I des langages conside´re´s
(th. 1.14). De plus, il faut remarquer que [L]∼I ∩ [L
′]∼I = ∅ si, et seulement si, L ∩ [L
′] = ∅
et [L] ⊆ [L′] si, et seulement si, CΣ⋆(L)∩ [L
′] = ∅, avec CΣ⋆(L), le comple´ment de L dans Σ
⋆.
Pour les automates, la comple´mentation donne une structure de taille exponentielle. Pour
les re´seaux asynchrones, [Klarlund 94] a montre´ que les re´seaux d’automates asynchrones
peuvent se de´terminiser en un re´seau de taille doublement exponentielle, ce qui donne l’ap-
partenance a` EXPSPACE.
A notre connaissance, caracte´riser la complexite´ exacte des questions de l’appartenance
et de la vacuite´ de l’intersection pour les re´seaux d’automates asynchrones est un proble`me
ouvert.
1.3 Mode`les communicants
Dans les parties pre´ce´dentes, nous avons introduit les de´finitions et les re´sultats principaux
concernant les mode`les se´quentiels, d’une part, et paralle`les et asynchrones, d’autre part.
Nous continuons l’exploration des mode`les paralle`les dans cette partie, en nous concentrant,
cette fois, sur les syste`mes communiquant a` l’aide d’e´changes de messages asynchrones. Dans
cette partie, nous pre´sentons tout d’abord, dans la partie 1.3.1, un mode`le d’ordres partiels
e´tiquete´s, appele´ pomset (pour “partially ordered multi-set”). Ce mode`le est tre`s ge´ne´ral et
permet de mode´liser une large classe de syste`mes paralle`les et re´partis.
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Dans la partie 1.3.2, nous restreignons, ensuite, cette expressivite´ pour pre´senter les hmsc,
pour “High-level Message Sequence Charts”, un langage de spe´cification normalise´ fonde´
sur les pomsets et utilise´ pour de´crire des syste`mes paralle`les communiquant par e´change
asynchrone de messages. Ensuite, dans la partie 1.3.3, nous pre´sentons les chmsc, une classe
de langage de spe´cification qui e´tend celle des hmsc, et nous donnons des sous-classes de
ces mode`les de spe´cification qui sont e´quivalentes a` des mode`les d’exe´cution donne´s sous
forme d’automates. Pour terminer, la partie 1.3.4 pre´sente un mode`le d’exe´cution pour ces
syste`mes communicants, et donne les liens qui relient des sous-classes syntaxiques des langages
de spe´cification pre´sente´s tout au long de cette partie avec ce mode`le. Ainsi, comme dans le
cadre se´quentiel ou asynchrone, il existe des formalismes de haut niveau et de bas niveau
ayant un pouvoir d’expression e´quivalent.
1.3.1 Pomsets
Les de´finitions qui vont suivre s’inspirent fortement de celles de Pratt [Pratt 86] et Gisher
[Gischer 88], qui ont introduit le formalisme des pomsets a` la fin des anne´es 1980. La the´orie
des pomsets est le point de rencontre entre la the´orie des langages formels, ou` les se´quences
de lettres peuvent eˆtre vues comme des pomsets dont l’ordre est total, et la the´orie des ordres
partiels qui peuvent eˆtre vus comme des pomsets a` e´tiquetage bijectif.
Plus formellement, la de´finition suivante introduit la notion d’ordre partiel.
De´finition 1.16 (Lpo) Etant donne´ un alphabet Σ, un Lpo (pour “labeled partial order”)
est un ensemble E d’e´ve´nements e´tiquete´s partiellement ordonne´s. Plus pre´cise´ment, c’est
une structure (E,≤, λ) ou` ≤ ⊂ E × E est une relation binaire, re´flexive, anti-syme´trique et
transitive, et λ : E → Σ e´tiquette chaque e´le´ment de E par une action de Σ.
Quand ne´cessaire, nous noterons (El,≤l, λl) les diffe´rents e´le´ments du Lpo l. La relation
de couverture (appele´e ausi re´duction transitive), note´e ≺, est la plus petite relation dont la
fermeture transitive est e´gale a` ≤. Le graphe (El,≺) est appele´ diagramme de Hasse de l.
De´finition 1.17 (pomset) Un isomorphisme de Lpo est un isomorphisme d’ordres partiels
qui pre´serve l’e´tiquetage. Plus formellement, f : (E1,≤1, λ1) → (E2,≤2, λ2) est un isomor-
phisme de Lpo si c’est une fonction bijective de E1 dans E2 et si, pour tout e et e
′ dans
E1, e ≤1 e
′ est e´quivalent a` f(e) ≤2 f(e
′) et λ1(e) = λ2(f(e)). Un pomset est la classe d’un
ensemble isomorphique de Lpo. On notera [E,≤, λ] le pomset qui repre´sente la classe du Lpo
(E,≤, λ), et [Ep,≤p, λp] les composantes du pomset p. Plus ge´ne´ralement, nous notons [l] la
classe d’isomorphisme du Lpo l.
De manie`re intuitive, les pomsets se focalisent principalement sur les e´tiquettes et sur la
manie`re dont elles sont ordonne´es. Le pomset vide est note´ ε. De plus, e´tant donne´ un pomset
p, on appelle repre´sentant de p un Lpo l tel que [l] = p (c’est-a`-dire un repre´sentant de la
classe d’isomorphisme induite par le pomset sur les Lpo).
Nous donnons maintenant quelques de´finitions techniques, qui nous seront utiles par la
suite. Tout d’abord, un pomset p est “auto-concurrent” si, il existe deux e´ve´nements e1 et e2
de Ep tels que e1 6≤p e2, e2 6≤p e1 et λp(e1) = λp(e2). Ensuite, la restriction d’un pomset p a` un
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ensemble d’e´ve´nements E, note´e p|E , est de´finie comme suit : p|E = [Ep∩E,≤p ∩E×E, λp|E ],
ou` λp|E est la restriction de λp au domaine E. De plus, la projection d’un pomset p e´tiquete´
par Σ, sur un alphabet observable Σo ⊆ Σ, est une fonction πΣo qui restreint p a` ses e´le´ments
observables. Plus formellement, πΣo(p) = p|λ−1(Σo). L’ide´al d’un e´ve´nement e dans un pomset
p, note´ Ip(e), est la fermeture par pre´ce´dence de cet e´ve´nement dans p. Plus pre´cise´ment
Ip(e) = {e
′ ∈ Ep | e
′ ≤p e}. De plus, le nombre d’e´ve´nements de p e´tiquete´s par l’action a est
note´ |p|a.
Ensuite, nous appellons extension line´aire d’un pomset p, un pomset l dont les ensembles
d’e´ve´nements sont isomorphes, et dont la relation d’ordre ≤l e´tend celle de p, (c.a.d. ≤p⊆≤l)
et est totale (c’est-a`-dire ∀(e, e′) ∈ Ep, e ≤l e
′ ou e′ ≤l e). Une extension line´aire e1 ≺ . . . ≺ en
d’un pomset p, e´tiquete´ par Σ, peut eˆtre vue comme un mot u = λp(e1) . . . λp(en) de Σ
⋆.
L’ensemble des mots induits par les extensions possibles d’un pomset p est appele´ le langage
de line´arisations de p et est note´ Lin(p).
La figure 1.3 donne un exemple de pomset e´tiquete´ par Σ = {a, b}, dont le langage
de line´arisation est {baab; baba}. Les e´ve´nements sont repre´sente´s par des cercles conte-
nant l’e´tiquette de l’e´ve´nement. Comme nous travaillons sur des classes d’isomorphisme,
les e´ve´nements ne sont pas nomme´s. Les relations de causalite´s sont repre´sente´es par des
fle`ches. Afin de simplifier les figures, seul le diagramme de Hasse des pomsets (la relation ≺)
est repre´sente´.
b aa b
Fig. 1.3 – Un exemple de pomset pour lequel Σ = {a, b}, dont le langage de line´arisation est {baab; baba}.
Nous introduisons maintenant un ope´rateur de composition de pomsets, le but e´tant
d’obtenir un mono¨ıde afin d’y appliquer les re´sultats e´nonce´s dans les parties pre´ce´dentes.
De´finition 1.18 (composition de pomsets) Soient Σ, un alphabet, D ⊆ Σ2, une rela-
tion, p1 et p2, deux pomsets e´tiquete´s par Σ et l1 et l2, des Lpo les repre´sentant avec
des ensembles distincts d’e´ve´nements. La composition de p1 et p2, note´e p1 ⊚D p2, est un
ope´rateur qui fait l’union de l1 et l2, qui ajoute des causalite´s entre les paires d’e´ve´nements
(e, e′) ∈ El1 × El2 telles que (λl1(e), λl2(e
′)) ∈ D, et qui prend la classe d’isomorphisme
du re´sulat. Plus formellement, p1 ⊚D p2 = [El1 ⊎ El2 , (≤l1 ∪ ≤l2 ∪{(e, e
′) ∈ El1 × El2 |
(λl1(e), λl2(e
′)) ∈ D})∗, λl1 ∪ λl2 ].
Nous notons P(Σ, D), l’ensemble des pomsets e´tiquete´s par Σ et muni de la relation
de composition ⊚D. La de´finition pre´ce´dente s’inspire de la de´finition de la composition
se´quentielle locale de´finie dans les travaux de Pratt [Pratt 86]. Le choix de D permet d’ex-
primer diffe´rents ope´rateurs classiques de composition. Ainsi, la composition paralle`le cor-
respond a` D = ∅, la composition synchrone (appele´e aussi composition se´quentielle forte)
correspond a` D = Σ2P . La composition de pomsets est illustre´e dans la figure 1.4, ou`
D = {(a, a), (c, c), (a, c), (c, a)} et les causalite´s ajoute´es par les compositions sont repre´sente´es
en traits pointille´s.
Il est facile de montrer que ⊚D est une loi de composition stable et associative. Ainsi,
nous obtenons la proposition suivante, qui nous permet de retomber dans le cadre formel
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b aa b
b ca
Fig. 1.4 – Un exemple de composition de pomsets. Ici, D = {(a, a), (b, b), (c, c), (a, c), (c, a)} et les causalite´s
ajoute´es sont repre´sente´es en traits pointille´s.
introduit depuis le de´but de ce chapitre.
Proposition 1.19 Pour tout alphabet Σ et toute relation D ⊆ Σ2, (P(Σ, D),⊚D, ε) est un
mono¨ıde qui sera simplement note´ P(Σ, D).
Cependant, P(Σ, D) ne posse`de ge´ne´ralement aucune proprie´te´ particulie`re (il n’est ni
libre, ni finiment engendre´, ni reconnaissable, etc.). Dans la suite de ce chapitre, nous iden-
tifions et donnons les proprie´te´s de certaines sous-classes rationnelles de P(Σ, D) que nous
utilisons, par la suite, comme langages de spe´cification pour les syste`mes communicants.
1.3.2 High-level Message Sequence Charts (HMSC)
Les msc (ou “Message Sequence Charts”) ont rencontre´ un inte´reˆt conside´rable pendant
cette dernie`re de´cennie. C’est un langage de spe´cification graphique normalise´ par l’ITU (“In-
ternational Telecommunication Union”), qui publia, en 1993, la recommandation Z.120, ou`
est de´finie la syntaxe des msc, mais pas leur se´mantique. Ce formalisme permet d’exprimer
simplement des ensembles finis d’interactions asynchrones entre entite´s communicantes. A la
meˆme date, Philips propose un nouveau langage de spe´cification graphique, appele´ Interwor-
king ([Mauw 93]), qui ressemble beaucoup aux msc, bien qu’ayant une se´mantique synchrone
fonde´e sur les alge`bres de processus. En 1994, Mauw et Reniers s’inspirent de ce travail pour
donner dans [Mauw 94] une se´mantique asynchrone aux msc qui est inte´gre´e en 1995 par l’ITU
dans la norme Z.120. L’anne´e suivante, l’ITU e´tend la syntaxe des msc a` l’aide d’ope´rateurs
de composition (se´quentielle et paralle`le), afin de pouvoir exprimer des ensembles infinis de
msc. Ce nouveau langage de spe´cification s’appelle hmsc (pour “High-level msc”) et, comme
pour les msc, sa se´mantique est donne´e quelques anne´es plus tard par Mauw et Reniers dans
[Mauw 97, Reniers 98], puis inte´gre´e a` la recommandation Z.120 pour donner le document
[ITUTS 99]. En 2003, la version 2.0 d’UML [OMG 03] inte`gre les “Diagrammes de Se´quence”.
Sous un nom diffe´rent, on retrouve le noyau syntaxique des hmsc.
Dans la suite de cette partie, nous pre´sentons une se´mantique des hmsc fonde´e sur des
expressions rationnelles construites a` l’aide de familles restreintes d’ordres partiels. Bien
que la se´mantique initiale des hmsc ait e´te´ donne´e en utilisant des alge`bres de processus,
l’approche se´mantique fonde´e sur des mode`les d’ordres partiels est commune´ment adopte´e
dans le domaine. Se reporter par exemple a` [Muscholl 98, Muscholl 99, Alur 99, He´loue¨t 00b,
Genest 02b, Morin 02, Henriksen 05].
Nous commenc¸ons par formaliser la notion d’entite´ communicante (appele´e aussi proces-
sus, agent, localite´, . . . ) et de media de communication. Pour cela, fixons un ensemble P de
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localite´s, un ensemble M de messages et un ensemble I d’actions internes. Nous de´finissons
ensuite les ensembles d’actions suivants :
– Σ! = {p!q(m) | p, q ∈ P,m ∈M}, p!q(m) signifiant “p envoie un message m a` q” ;
– Σ? = {p?q(m) | p, q ∈ P,m ∈ M}, p?q(m) signifiant “p re´ceptionne un message m
provenant de q” ;
– Σi = {p(a) | p ∈ P, a ∈ I}, p(a) signifiant “p effectue l’action interne a” ;
– ΣP,M,I = Σ! ∪ Σ? ∪ Σi est l’alphabet global.
La localite´ associe´e a` une action, correspondant au nom du processus qui effectue l’action
conside´re´e, est une fonction, note´e loc : ΣP,M,I → P, de´finie comme suit : loc(p!q(m)) =
loc(p?q(m)) = loc(p(a)) = p. Plus ge´ne´ralement, nous notons Σp = {σ | loc(σ) = p} et
si o = [E,≤, λ] est un pomset, pour tout p ∈ P, Ep = E ∩ λ
−1(Σp). L’alphabet ΣP,M,I ,
muni de la fonction loc, est appele´ un alphabet localise´. Etant donne´ un pomset o, nous
de´finissons la relation de causalite´, ≪ ⊆ (E × E), induite par l’appariement de la re´ception
d’un message avec l’envoi correspondant, de la manie`re suivante : e≪ e′ si il existe p, q ∈ P
et m ∈M tels que λ(e) = p!q(m), λ(e′) = q?p(m) et |Io(e)|p!q(m) = |Io(e
′)|q?p(m), c’est-a`-dire
si le nombre d’envois et de re´ceptions de messages e´tiquete´s par m, dans le passe´ causal
des deux e´ve´nements, est le meˆme. Ainsi, par de´finition de l’appariement, deux messages de
meˆme type, utilisant un meˆme canal ne peuvent pas se croiser. Cette politique de routage est
appele´e “weak-FIFO”.
Nous donnons maintenant la de´finition d’un msc, qui est le mode`le qui va nous servir de
brique de base pour construire des spe´cifications de syste`mes communicants.
De´finition 1.20 (MSC) Soit ΣP,M,I , un alphabet localise´. Un msc (pour “Message Se-
quence Charts” en anglais) est un pomset o = [E,≤, λ] e´tiquete´ par ΣP,M,I tel que :
(i) tous les e´ve´nements e´tant sur la meˆme localite´ sont totalement ordonne´s, c’est-a`-dire
que, ∀e, e′ ∈ E, si loc(e) = loc(e′) alors e ≤ e′ ou e′ ≤ e ;
(ii) o est clos par communication, c’est-a`-dire que, pour tous p, q ∈ P et m ∈ M,
|o|p!q(m) = |o|q?p(m) ;
(iii) o ne rajoute pas d’autre ordre que la causalite´ locale et celle des messages, c’est-a`-dire






Nous notons MSC(P,M, I), le mono¨ıde des msc muni de la loi de composition interne
◦ = ⊚Dloc, avec Dloc = {(a, b) ∈ Σ
2 | loc(a) = loc(b)} et dont l’e´le´ment neutre est le pomset
vide ε.
De manie`re intuitive, un msc est naturellement associe´ a` une exe´cution d’un syste`me
paralle`le communiquant par e´change de messages : chaque processus effectue des actions de
manie`re se´quentielle (impose´e par l’ordre total) et lorsqu’un processus envoie un message
vers un autre processus, il peut continuer a` exe´cuter des actions sans avoir a` attendre que le
message envoye´ soit re´ceptionne´. L’ordre (localement) total est conserve´ lors de la composi-
tion. Cependant, un msc ne de´crit qu’un comportement fini. Afin de disposer d’un langage de
spe´cification suffisamment expressif, nous avons besoin de rajouter des ope´rateurs de choix
et d’ite´ration. En d’autres termes, nous avons besoin d’expressions rationnelles de msc.
De´finition 1.21 (HMSC) Un hmsc est une expression rationnelle de MSC(P,M, I).
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Etant donne´ un hmsc α, nous notons Γ(α) l’ensemble des msc qui apparaissent dans
l’expression rationnelle α et LMSC(P,M,I)(α) l’ensemble des msc qu’il engendre. Nous pou-
vons remarquer, ensuite, qu’une expression rationnelle de REX(MSC(P,M, I)) peut eˆtre
interpre´te´e comme une expression rationnelle de REX(Γ(α)⋆), en conside´rant le nom des msc
plutoˆt que les morceaux d’ordre qu’ils de´finissent. Ainsi, nous pouvons associer a` tout hmsc α,
un Γ(α)⋆-automate Aα en utilisant par exemple l’algorithme de Thompson ([Thompson 68])
permettant de passer d’une expression re´gulie`re a` un automate posse´dant les meˆmes pro-
prie´te´s structurelles. En particulier, tout msc m, appartenant au langage LMSC(M,P,I)(β)
d’une sous-expression β⋆ de α, correspondra a` un cycle e´tiquete´ par m dans Aα. De plus,
l’automate produit a` partir d’une expression rationnelle n’aura pas de transitions e´tiquete´es
par ε. De manie`re quelque peu abusive, nous dirons alors que Aα est structurellement sem-
blable a` α.
Afin d’identifier des sous-classes syntaxiques reconnaissables de MSC(P,M, I), nous in-
troduisons la notion de graphe de communication. Le graphe de communication d’un msc m
est le graphe m/∼loc , quotient de m par la relation d’e´quivalence ∼loc de´finie comme suit :
e ∼loc e
′ si loc(e) = loc(e′). Un msc est dit connexe si son graphe de communication est
connexe.
La figure 1.5 illustre cette notion sur un exemple. A gauche de cette figure, un msc est
repre´sente´. Les localite´s sont repre´sente´es par des lignes verticales qui ordonnent totalement
les e´le´ments qui s’y trouvent, du haut vers le bas. Les messages sont repre´sente´s surmonte´s de
leur nom et les actions internes apparaissent comme des cercles noirs. Par exemple, le premier
e´ve´nement sur le processus p est e´tiquete´ p!q(m) et le premier e´ve´nement sur l’instance r est
e´tiquete´ r(a).
A droite de la figure 1.5, est repre´sente´ le graphe de communication associe´ : chaque noeud
de ce graphe repre´sente un processus de P, et il existe un arc oriente´ entre deux noeuds si il









Fig. 1.5 – Un msc dans MSC({p, q, r}, {m,n}, {a, b}) et son graphe de communication.
Re´gularite´
Nous nous inte´ressons, maintenant, aux sous-ensembles de MSC(P,M, I) dont le lan-
gage de line´arisation est re´gulier. De tels ensembles sont abusivement dits re´guliers : c’est
de leur langage de line´arisation qu’il est question. Ces sous-ensembles correspondent aux
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spe´cifications de mode`les paralle`les dont le comportement peut eˆtre simule´ par un mode`le
se´quentiel d’exe´cution. Tout d’abord, Muscholl et Peled ont montre´ dans [Muscholl 99] qu’il
e´tait inde´cidable de savoir si un hmsc engendrait un langage re´gulier de line´arisation. Ce-
pendant, ils ont montre´ qu’il existait une proprie´te´ syntaxique dont l’algorithme de test est
CoNP-complet qui permet d’assurer que le langage ge´ne´re´ est re´gulier.
The´ore`me 1.22 ([Henriksen 05]) Soit L ⊆ MSC(P,M, I), un langage finiment engendre´.
Les deux affirmations suivantes sont e´quivalentes :
– Lin(L) est re´gulier dans Σ⋆ ;
– il existe un hmsc α tel que LMSC(P,M,I(α) = L et pour toute sous-expression β
⋆ de α,
le graphe de communication de tout msc appartenant a` LMSC(M,P,I)(β) est fortement
connexe.
Les hmsc ve´rifiant le second point sont appele´s des hmsc re´guliers.
Par exemple, conside´rons le msc c de´crit dans la figure 1.5. Le hmsc c⋆ n’est pas re´gulier
car le graphe de communication de c n’est pas fortement connexe. Cependant, si on conside`re
cp,q, la restriction de c aux processus p et q, alors, le hmsc c
⋆
p,q est un hmsc re´gulier.
Les hmsc re´guliers ne sont cependant pas assez expressifs. En effet, il n’existe aucun hmsc
re´gulier qui permet d’exprimer le fait qu’un processus peut envoyer autant de messages qu’il
veut a` un autre avant de recevoir une re´ponse. En effet, le langage de line´arisation engendre´
par une telle spe´cification correspond a` un langage L ou`, pour chaque mot u ∈ L, chaque
pre´fixe de u contient au moins autant d’e´missions de messages que de re´ceptions, ce qui n’est
pas un langage re´gulier.
Reconnaissabilite´
Une autre se´rie de travaux concerne la caracte´risation de sous-ensembles reconnaissables
de MSC(P,M, I). De tels sous-ensembles n’ont pas ne´cessairement un langage de line´arisation
re´gulier et ne peuvent donc pas eˆtre simule´s par des automates. Cependant, lorsque l’on
conside`re comme e´le´ment de base de l’exe´cution, non plus des e´ve´nements isole´s, mais des mor-
ceaux d’ordres indivisibles appele´s atomes, il est possible de construire un mode`le ope´rationnel
se´quentiel qui simule le comportement de telles spe´cifications.
Afin de de´finir une notion de reconnaissabilite´ pour les hmsc qui soit plus ge´ne´rale que
celle e´nonce´e pre´ce´demment sur le langage de line´arisation, il faut plonger MSC(P,M, I) dans
le mono¨ıde de traces. Pour cela, nous associons naturellement a` MSC(P,M, I) une relation
d’inde´pendance Iloc de´finie de la manie`re suivante : pour tout msc m et m
′, (m,m′) ∈ Iloc si
{loc(e) | e ∈ Em} ∩ {loc(e) | e ∈ Em′} = ∅, c’est-a`-dire si les deux msc ne partagent pas de
localite´s. Clairement, (m,m′) ∈ Iloc implique que m ◦m
′ = m′ ◦m. Un msc m non vide est
appele´ un atome ([Alur 99, He´loue¨t 00b]), ou premier ([Morin 02]), si m = m1 ◦m2 implique
que m1 = ε ou` m2 = ε.
He´loue¨t et le Maigat ont montre´ dans [He´loue¨t 00b] que tout e´le´ment de MSC(P,M, I)
peut se de´composer en un produit d’atomes. De plus, Morin montre dans [Morin 02] que cette
de´composition est unique, modulo commutations compatibles avec la relation d’inde´pendance
de´finie sur les atomes. Plus pre´cise´ment :
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The´ore`me 1.23 ([Morin 02]) Soit Γ, un sous-ensemble d’atomes de MSC(P,M, I). Alors,
le morphisme η : M(Γ, Iloc) → 〈Γ〉
⋆
MSC(P,M,I), qui associe a` chaque trace [a1 . . . an]∼Iloc un
msc a1 ◦ . . . ◦ an, est un isomorphisme.
Par conse´quent, les re´sultats applicables sur les traces sont applicables sur MSC(P,M, I).
Il suffit, en effet, de conside´rer les noms des atomes plutoˆt que les morceaux d’ordres qu’ils
repre´sentent. Nous notons, donc Γ⋆ l’ensemble des msc produits par concate´nation des
e´le´ments de Γ et 〈Γ〉⋆ le mono¨ıde libre engendre´ par concate´nation des noms d’atomes,
et nous e´tendons naturellement Iloc aux noms d’atomes. Ainsi, e´tant donne´ un ensemble
d’atomes Γ, le the´ore`me pre´ce´dent permet d’identifier la classe des langages de traces recon-
naissables aux ensembles de msc dont le langage d’atomes est le langage d’un 〈Γ〉⋆-automate.
Par conse´quent, savoir, pour un hmsc quelconque, s’il existe un automate d’atomes qui a le
meˆme langage d’atomes est de´cidable, si, et seulement si, la fermeture re´flexive de Iloc est
transitive. Donc, en ge´ne´ral, savoir si le langage d’un hmsc est reconnaissable est inde´cidable.
D’autre part, la reconnaissablite´ d’un langage de msc peut eˆtre de´cide´e pour une sous-
classe de hmsc appele´s hmsc globalement coope´ratifs. De plus, cette restriction est testable
par un algorithme CoNP-complet.
De´finition 1.24 (globalement coope´ratifs) Soient Γ, un ensemble d’atomes et α, un
hmsc tel que LMSC(P,M,I)(α) ⊆ 〈Γ〉
⋆
MSC(P,M,I). Alors, α est globalement coope´ratif si, pour
toute sous-expression β⋆ de α, la de´composition en atomes de β est corationnelle dans
M(Γ, Iloc), c’est-a`-dire si le graphe de communication de tout msc appartenant a` LMSC(P,M,I)(β)
est D-connexe.
Nous pouvons maintenant introduire le re´sultat principal de cette partie, qui permet
d’identifier les langages reconnaissables de MSC(P,M, I). Il suffit, en effet, d’utiliser l’isomor-
phisme η du the´ore`me 1.23, afin d’identifier l’image inverse des reconnaissables du mono¨ıde
de traces M(ΣP,M,I , Iloc), caracte´rise´s par le the´ore`me 1.12 :
The´ore`me 1.25 ([Morin 02]) Soient Γ, un ensemble d’atomes, Iloc, la relation d’inde´pen-
dance sur ces atomes, L ⊆ Γ⋆ ⊆ MSC(P,M, I), un langage de msc et η : M(Γ, Iloc) →
〈Γ〉MSC(P,M,I), l’isomorphisme du the´ore`me 1.23. Alors, les affirmations suivantes sont e´qui-
valentes :
– L est reconnaissable dans MSC(P,M, I) ;
– η−1(L) est reconnaissable dans le mono¨ıde de traces M(Γ, Iloc) ;
–
⋃
η−1(L) est re´gulier dans Γ⋆, le mono¨ıde libre engendre´ par Γ ;
– il existe un hmsc globalement coope´ratif α tel que LMSC(P,M,I) = L ;
– il existe une trace corationnelle α de REX(M(Γ, Iloc)) telle que LM(Γ,Iloc)(α) = η
−1(L) ;
– il existe une trace corationnelle α de REX(Γ⋆) telle que [LΓ⋆(α)]∼Iloc =
⋃
η−1(L).
La figure 1.6 montre le {a, b}⋆-automate Aα associe´ au hmsc α = ab
⋆a, avec a et b dans
MSC({p, q}, {m,n}, ∅). La figure de droite montre un msc qui peut eˆtre ge´ne´re´ par cet au-






−→ q3 dans Aα. α est un hmsc globalement
coope´ratif. Par conse´quent, son langage d’atomes est re´gulier dans le mono¨ıde libre Γ(α)⋆,
mais son langage de line´arisation n’est pas re´gulier dans Σ⋆P,M,I car il n’existe pas de hmsc


















Fig. 1.6 – A gauche, deux msc a et b qui sont dans MSC({p, q}, {m,n}, ∅). Au centre un {a, b}⋆-automate A
qui reconnait le hmsc ab⋆a. A droite, c ∈ LMSC(P,M,I)(A) ⊆ MSC({p, q}, {m,n}, ∅), car c = a ◦ b ◦ a.
re´gulier ayant le meˆme langage.
Pour re´sumer, nous avons identifie´ deux classes principales des hmsc. Une premie`re,
celle des re´guliers, correspond aux mode`les de spe´cification de syste`mes communicants dont
le langage des entrelacements d’exe´cutions peut eˆtre simule´ par des mode`les ope´rationnels
se´quentiels. Une seconde, celle des globalement coope´ratifs, correspond aux mode`les de spe´cifi-
cation de syste`mes communicants dont le mode`le d’exe´cution est un mode`le global de “haut
niveau”, e´quivalent a` l’enchaˆınement re´gulier de phases d’un protocole. Ces phases peuvent,
cependant, se de´rouler paralle`lement si elles ne partagent pas les meˆmes processus. Dans les
deux cas, le comportement obtenu est finiment engendre´ car les sce´narios ge´ne´re´s par un
mode`le sont engendre´s par un nombre fini de msc.
Cependant, lorsque l’on cherche a` spe´cifier certains comportements de syste`mes paralle`les
et re´partis, il est inte´ressant de pouvoir de´crire des syste`mes qui ne sont pas finiment en-
gendre´s. Pour cela, nous introduisons, dans la partie suivante, une extension des msc qui
permet de de´crire des comportements de base non clos par communication (c’est-a`-dire des
comportements dans lesquels l’on s’autorise a` couper des messages, contrairement aux msc).
1.3.3 HMSC contextuels
Dans la partie pre´ce´dente, nous avons pre´sente´ un mode`le normalise´ de spe´cification de
syste`mes communicants. Nous pre´sentons, dans cette partie, une extension qui en e´tend
conside´rablement l’expressivite´, puisque ce mode`le permet d’exprimer des langages de msc
qui ne sont pas finiment engendre´s. Celui-ci, appele´ hmsc compositionnel, a e´te´ introduit par
Gunter, Muscholl et Peled dans [Gunter 01], ou` il a e´te´ montre´ que de nombreux proble`mes,
de´cidables pour les hmsc, devenaient inde´cidables dans ce nouveau cadre. Ensuite, Genest,
Kuske et Muscholl ont identifie´, dans [Genest 06a], une sous-classe syntaxique de ce lan-
gage de spe´cification suffisamment expressive pour de´crire des comportements non finiment
engendre´s, tout en gardant des proprie´te´s de´cidables de ve´rification et de supervision.
Cependant, dans ces travaux, les mode`les ne sont pas donne´s sous forme d’ensembles par-
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ticuliers d’un mono¨ıde : dans [Gunter 01] l’ope´rateur de composition n’est pas associatif et
dans [Genest 06a], ce n’est pas une loi interne. Afin de conserver les notations utilise´es depuis
le de´but de ce chapitre, nous introduisons plutoˆt un autre mode`le, les hmsc contextuels, de´fini
par Baudru et Morin dans [Baudru 07] et qui se fonde sur la notion de mono¨ıde. Le pouvoir
d’expression, en terme de famille de msc engendre´s, des hmsc contextuels est e´quivalent a`
celui des hmsc compositionnels suˆrs, hmsc compositionnels dont chaque exe´cution ge´ne`re
exactement un msc (il n’y a donc pas plusieurs manie`res de recoller les messages). Ainsi,
dans la suite, chmsc fera re´fe´rence, indiffe´remment, aux hmsc contextuels ou aux hmsc com-
positionnels suˆrs.
Tout d’abord, comme nous voulons nous autoriser a` couper les messages dans les msc
servant de base aux expressions rationnelles, nous associons un contexte de messages a` chaque
msc. Graˆce a` ce contexte, nous rede´finissons ≪, la relation qui apparie les envois et les
re´ceptions de messages, pour une paire (o, χ), avec o ∈ P(ΣP,M,I , Dloc) un pomset e´tiquete´
par le meˆme alphabet qu’un msc, et χ ∈ NP×M×P une fonction qui a` chaque canal de
communication donne le nombre de messages en attente. Etant donne´ une paire (o, χ), ≪ ⊆
(Ep×Ep) est de´fini de la manie`re suivante : e≪ e
′ si il existe p, q ∈ P et m ∈M tels que e =
p!q(m), e′ = q?p(m) et le nombre d’envois et de re´ceptions de messages de typem dans le passe´
causal des deux e´ve´nements est le meˆme, c’est-a`-dire χ(p,m, q)+ |Io(e)|p!q(m) = |Io(e
′)|q?p(m).
Par de´finition, la politique de routage des messages est donc weak-FIFO, comme pour les
msc. Nous e´tendons maintenant la de´finition 1.20 d’un msc afin de permettre a` certains
messages de n’eˆtre pas rec¸us.
De´finition 1.26 (cMSC) Un msc contextuel est une paire (c, χ) ou` c ∈ P(ΣP,M,I , Dloc)
est un pomset et χ ∈ NP×M×P est un e´tat de canal de communication tel que :
(i) tous les e´ve´nements e´tant sur la meˆme localite´ sont totalement ordonne´s, c’est-a`-dire
que, ∀e, e′ ∈ E tels que loc(e) = loc(e′), e ≤ e′ ou e′ ≤ e ;
(ii) (c,χ) a envoye´ plus de messages d’un meˆme type qu’il n’en a rec¸us, c’est-a`-dire que
pour tout p, q ∈ P et m ∈M, χ(p,m, q) + |c|p!q(m) ≥ |c|q?p(m) ;
(iii) c ne rajoute pas d’autre ordre que la causalite´ locale et induite par l’e´change de






Seul le point (ii) est modifie´ par rapport a` la de´finition d’un msc. Nous notons cMSC(P,M, I)
l’ensemble des msc contextuels.
De la meˆme manie`re que dans les parties pre´ce´dentes, nous munissons l’ensemble des msc
contextuels d’une loi de composition interne pour obtenir un mono¨ıde. Cette loi va, comme
pour la loi de composition des msc, recoller localement les exe´cutions de chaque processus, et
faire, en plus, que les messages envoye´s en attente soient correctement re´ceptionne´s. Avant de
de´finir plus formellement cette loi de composition, nous introduisons un e´le´ment particulier,
nomme´ 0 et appele´ e´le´ment non-valide, et qui est un e´le´ment absorbant. En effet, nous fixons
x ◦ 0 = 0 ◦ x = 0. De meˆme, nous introduisons un cmsc neutre note´ ε, tel que pour tout x,
nous fixons x ◦ ε = ε ◦ x = x.
De´finition 1.27 (composition de cMSC) Soient (c1, χ1) et (c2, χ2), deux msc contex-
tuels, et ❀⊆ Ec1×Ec2, la relation telle que : e1 ❀ e2 si λc1 = p!q(m), λc2 = q?p(m) et que le
nombre d’envois de m pre´ce´dant e1 est le meˆme que le nombre de re´ceptions de m pre´ce´dant
e2, c’est-a`-dire χ1(p,m, q) + |Ic1(e1)|p!q(m) = |c1|q?p(m) + |Ic2(e2)|q?p(m).
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Tout d’abord, si pour tout p, q ∈ P et m ∈ M, le nombre de messages en attente
dans (c2, χ2) est exactement le nombre de messages envoye´s dans (c1, χ1), c’est-a`-dire si
χ1(p,m, q) + |c1|p!q(m) − |c1|q?p(m) = χ2(p,m, q), alors (c1, χ1) ◦ (c2, χ2) = (c3, χ3), ou` c3 =
[E,≤, λ], avec :
– E = Ec1 ⊎ Ec2 ;
– ≤ est la fermeture transitive de ≤c1 ∪ ≤c2 ∪{(e1, e2) ∈ Ec1×Ec2 | loc(e1) = loc(e2)}∪❀ ;
– λ = λc1 ∪ λc2 ;
– χ3 = χ2.
Ensuite, si (c1, χ1) = ε alors (c1, χ1) ◦ (c2, χ2) = (c2, χ2) (et inversement si (c2, χ2) = ε).
Enfin, dans les autres cas, (c1, χ1) ◦ (c2, χ2) = 0.
Proposition 1.28 ([Baudru 07]) (cMSC(P,M, I), ◦, ε) est un mono¨ıde.
Ensuite, de la meˆme fac¸on que nous l’avons fait pour les msc dans la partie pre´ce´dente,
nous introduisons le langage de spe´cifications rationnelles permettant d’exprimer des familles
infinies de msc.
De´finition 1.29 (cHMSC) Un chmsc est une expression rationnelle de cMSC(P,M, I).
Classiquement, le langage d’un chmsc α est l’ensemble des cmsc ge´ne´re´ par l’expression
rationnelle α. Cependant, dans la suite de ce document, nous nous inte´ressons uniquement au
langage de msc ge´ne´re´ par α, que nous notons abusivement LMSC(P,M,I)(α). LMSC(P,M,I)(α)
est donc l’ensemble des msc m (donc des cmsc clos par communication) tels que (m,χ)
soit ge´ne´re´ par α (ce que l’on pourrait e´crire, (m,χ) ∈ LcMSC(P,M,I)(α)). La de´finition des
classes syntaxiques re´gulie`res et globalement coope´ratives de´finies sur les hmsc s’e´tendent
sans aucun proble`me aux chmsc. Cependant, ces nouvelles classes posse`dent des proprie´te´s
diffe´rentes. En particulier, le the´ore`me 1.22 peut se ge´ne´raliser aux langages de msc qui ne
sont pas finiment engendre´s afin d’e´tendre l’e´quivalence de Kleene au mono¨ıde des msc :
pour les syste`mes communicants, les spe´cifications exprime´es a` l’aide de chmsc re´guliers
(c’est-a`-dire ceux dont tous les msc, ge´ne´re´s par des sous-expressions qui peuvent s’ite´rer,
ont un graphe de communication fortement connexe) ont le meˆme pouvoir d’expression que
les mode`les ope´rationnels se´quentiels qui ge´ne`rent des line´arisations de msc. Ce the´ore`me
a, a` l’origine, e´te´ de´montre´ pour les hmsc compositionnels suˆrs et re´guliers que l’on peut
facilement montrer eˆtre exactement les hmsc contextuels re´guliers.
The´ore`me 1.30 ([Genest 06a]) Soit L ⊆ MSC(M,P, I). Les affirmations suivantes sont
e´quivalentes :
– Lin(L) est re´gulier ;
– il existe un chmsc α re´gulier tel que LMSC(P,M,I)(α) = L.
La figure 1.7 donne un exemple de chmsc re´gulier, correspondant a` l’expression rationnelle
ab⋆c (a` gauche) et un msc engendre´ par ce mode`le (a` droite). Le langage de line´arisations de ce





Le contenu des canaux de communication (χ) est indique´ a` l’inte´rieur des boˆıtes englobantes
des cmsc.
De plus, nous verrons, dans la partie suivante, que les chmsc globalement coope´ratifs
correspondent eux aussi a` un mode`le d’exe´cution spe´cifique, bien plus expressif que le mode`le






















Fig. 1.7 – Un chmsc qui ge´ne`re un langage de msc non finiment engendre´.
ope´rationnel se´quentiel. Ce mode`le d’exe´cution correspond a` un ensemble de processus se´quen-
tiels e´voluant de manie`re inde´pendante et communiquant par e´change asynchrone de mes-
sages.
1.3.4 Re´seaux d’automates communicants
Dans les parties pre´ce´dentes, nous avons pre´sente´ plusieurs langages de spe´cification pour
les syste`mes communicants. Nous avons essaye´ de caracte´riser les cas ou` de tels mode`les de
haut niveau avaient le meˆme pouvoir d’expression qu’un mode`le de plus bas niveau, repre´sente´
par un automate. Nous avons vu, que, dans la plupart des cas, les langages de spe´cification
de´finis e´taient beaucoup plus expressifs que ce mode`le d’exe´cution se´quentiel et qu’il e´tait
difficile d’exprimer des spe´cifications complexes avec ces langages limite´s. En particulier,
il n’est pas possible d’exprimer le fait qu’un processus envoie un nombre inde´termine´ de
messages a` un autre. Il est donc important de pre´senter un mode`le d’exe´cution adapte´, et c’est
ce que nous faisons dans cette partie, en pre´sentant le mode`le des automates communicants.
Les re´seaux d’automates communicants, appele´ “Communicating Finite State Machines”
(CFM) dans [Brand 83] ou “Message Passing Automata” (MPA) dans [Mukund 00], sont des
mode`les ope´rationnels simples qui permettent de spe´cifier et de de´crire des protocoles. Ce
mode`le consiste en un ensemble fini de syste`mes se´quentiels a` e´ve´nements discrets qui com-
muniquent par e´change asynchrone de messages, par l’interme´diaire de canaux de communi-
cation suˆrs et qui ne sont pas force´ment borne´s. Le travail de spe´cification d’un protocole est
donc grandement facilite´, car la politique de routage des messages est prise en compte dans
le mode`le lui-meˆme. Ainsi, la se´mantique formelle de langages normalise´s de spe´cification,
comme SDL ou Estelle, a e´te´ donne´e a` l’aide de re´seaux d’automates communicants (se
reporter par exemple a` [Turner 93] pour plus de pre´cisions). Cependant, les re´seaux d’auto-
mates communicants ont le pouvoir d’expression des machines de Turing. Par conse´quent, de
nombreux proble`mes sont inde´cidables pour ce mode`le.
Avant de commencer a` e´noncer les de´finitions et principaux re´sultats associe´s aux re´seaux
d’automates communicants, fixons la meˆme architecture que pour les msc, a` savoir, un en-
semble de processus P, un ensemble de messages M, et un ensemble d’actions internes
I, a` partir desquels nous pouvons de´finir l’ensemble des canaux de communication Ch =
P ×M×P, et l’alphabet global ΣM,P,I dont les lettres sont du type p(a), p!q(m) et p?q(m),
avec p, q ∈ P, a ∈ I et m ∈ M. Nous donnons maintenant la de´finition d’un re´seau d’au-
tomates communicants. Cette de´finition est tre`s proche de celle donne´e pour les re´seaux
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d’automates asynchrones (de´f. 1.13). En effet, les structures sont identiques. C’est seulement
la construction de l’automate global (qui peut eˆtre infini dans le cas des re´seaux d’automates
communicants) qui est diffe´rente. En effet, la construction de l’automate global de´pend de
la se´mantique des communications du mode`le choisi : pour les automates asynchrones, c’est
par me´moire partage´e (les automates locaux peuvent lire un certain nombre de variables
partage´es) et pour les automates communicants, c’est par envois et re´ceptions de messages :
il faut donc ge´rer des files de communication qui ne sont pas force´ment borne´es.
De´finition 1.31 (automates communicants) Un re´seau de Σ⋆P,M,I-automates est une








f ), telle que :
– Si est un ensemble d’e´tats initiaux globaux associe´s a` une file vide, c’est-a`-dire Si ⊆
S1i × . . .× S
|P|
i ;
– Sf est un ensemble d’e´tats finaux globaux associe´s a` une file vide, c’est-a`-dire Sf ⊆
S1f × . . .× S
|P|
f .
Un e´tat global g ∈ G est un couple (χ, s), ou` χ : P × P → M⋆ est l’e´tat de la file de
communication entre deux processus (χ(p, q) repre´sentant les messages en attente d’eˆtre rec¸us
entre p et q) et s ∈ S est est un |P|-uplet d’e´tats locaux, c’est-a`-dire S = S1i × . . .× S
|P|
i . La
relation de transition globale, note´e → ⊆ G× ΣP,M,I ×G est de´finie comme suit :
– (χ, (s1, . . . , s|P|))
p!q(m)







p et st = s
′
t pour t 6= p ;
– χ′(p, q) = χ(p, q) ·m et χ(r, s) = χ′(r, s) pour r 6= p, q 6= s.
– (χ, (s1, . . . , s|P|))
p?q(m)







p et st = s
′
t pour t 6= p ;
– χ(p, q) = m · χ′(p, q) et χ(r, s) = χ′(r, s) pour r 6= p, q 6= s.
L’automate infini global est note´ 〈Si, ‖p∈P Ap, Sf 〉 (‖ de´notant la mise en paralle`le d’auto-
mates a` l’aide de files de communication FIFO).
Remarquons tout de suite que la politique de routage des automates communicants est
diffe´rente de celle utilise´e pour les msc ou les cmsc. En effet, dans ce cas, deux messages
ayant des types diffe´rents mais utilisant un meˆme canal ne peuvent se croiser. Cette politique
de routage est appele´e FIFO. Ainsi, il est clair que de tels mode`les ope´rationnels ne peuvent
simuler qu’une sous-classe des msc (qui sont eux de´finis avec une politique de routage weak-
FIFO).
Ensuite, de la meˆme fac¸on que pour les re´seaux d’automates asynchrones, un re´seau
d’automates communicants est dit de´terministe si → est une fonction de G × ΣP,M,I dans
G. Remarquons que cette de´finition est moins restrictive que celle de [Henriksen 05].
De meˆme, selon que le re´seau est a` e´tats initiaux locaux (c’est-a`-dire si Si est le produit
carte´sien des e´tats initiaux locaux), a` e´tats finaux locaux (c’est-a`-dire si Sf est le produit
carte´sien des e´tats finaux locaux), ou a` e´tats initiaux et finaux locaux, nous notons l’automate
infini global respectivement 〈‖p∈P Ap, Sf 〉, 〈Si, ‖p∈P Ap〉 ou ‖p∈P Ap, car les ensembles qui
ne sont pas note´s peuvent eˆtre aise´ment reconstruits. Enfin, un tel re´seau est dit sans blocage
si tous les e´tats globaux accessibles sont co-accessibles. Le langage d’un re´seau d’automates
communicants A = 〈Si, (Ap)p∈P , Sf 〉, note´ LΣ⋆P,M,I (〈Si, ‖p∈P Ap, Sf 〉 est l’ensemble des mots
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u = a1 . . . a|u| tel qu’il existe un chemin S0
a1−→ . . .
a|u|
−−→ S|u| acceptant dans 〈Si, ‖p∈P Ap, Sf 〉.
Etant donne´ un re´seau A d’automates communicants, nous disons que A est (univer-
sellement) borne´ si il existe un entier b tel que tous les e´tats globaux accessibles posse`dent
des canaux de communication contenant moins de b messages. Rappelons ensuite que, graˆce
a` la politique de routage FIFO mise en œuvre dans la de´finition d’un re´seau d’automates
communicants, pour chaque mot u de ΣP,M,I ge´ne´re´ par A et posse´dant le meˆme nombre
d’envois et de re´ceptions pour chaque type de message, nous pouvons construire un unique
msc FIFO mu ayant u comme line´arisation. Nous dirons, ainsi, que A est existentiellement
borne´ si, pour tout u ∈ LΣ⋆P,M,I (A), il existe v ∈ LΣ⋆P,M,I (A) tel que mu soit isomorphe a` mv
et que tous les e´tats globaux atteints pour ge´ne´rer v posse`dent des canaux de communication
contenant moins de b messages.
Genest, Kuske et Muscholl ont e´tendu, dans [Genest 06a], les re´sultats donne´s par En-
riksen et al. dans [Henriksen 05] sur l’e´quivalence entre spe´cifications rationnelles, donne´es
en terme de chmsc re´guliers ou globalement coope´ratifs, et mode`les d’exe´cution, donne´s en
terme de re´seaux d’automates communicants. De meˆme, Baudru et Morin ont caracte´rise´ plus
finement, dans [Baudru 07], la classe des re´seaux qui peuvent mettre en œuvre des chmsc
re´guliers.
The´ore`me 1.32 Soit L ⊆ MSC(P,M, I), un langage de msc FIFO. Les deux affirmations
suivantes sont e´quivalentes [Baudru 07] :
– L est le langage d’un chmsc re´gulier ;
– L est le langage (avec ajout de donne´es) d’un re´seau universellement borne´ et sans
blocage d’automates communicants a` e´tats finaux locaux.
De meˆme, les deux affirmations suivantes sont e´quivalentes [Genest 06a] :
– L est le langage d’un chmsc globalement coope´ratif ;
– L est le langage (avec ajout de donne´es) d’un re´seau d’automates communicants exis-
tentiellement borne´.
Pour plus de pre´cisions sur les liens entre les diffe´rentes classes des re´seaux d’automates
communicants et ensembles rationnels de MSC(P,M, I), se rapporter a` l’e´tat de l’art du
chapitre 2 (partie 2.2.1), consacre´ a` la mise en œuvre des chmsc par des re´seaux d’automates
communicants. Notons que la preuve des re´sultats pre´sente´s ici s’appuie sur le the´ore`me de
Zielonka (th. 1.14). Les algorithmes associe´s ont donc un prix e´leve´ : la traduction d’un
mode`le vers un autre est toujours, au moins, exponentielle.
Finalement, nous concluons ce chapitre en donnant les re´sultats de complexite´ pour les
diffe´rents proble`mes de de´cision e´voque´s pre´ce´demment (appartenance, inclusion et vacuite´
de l’intersection). Sans surprise, ces proble`mes sont difficiles dans le cadre des syste`mes com-
municants car les canaux de communication ne sont pas force´ment borne´s.
Proposition 1.33 Pour les mode`les de haut niveau de syste`mes communicants, nous avons
les re´sultats de complexite´ suivants, trie´s verticalement par proble`me et horizontalement par
ge´ne´rateur des langages L et L′ (avec gc pour globalement coope´ratif et reg pour re´gulier) :
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REX(MSC(P,M, I)) L est gc-(c)hmsc L est reg-(c)hmsc
x ∈ L NP-c[Alur 01] NP-c[Alur 01] NP-c[Alur 01]
L ∩ L′ = ∅ Inde´cidable PSPACE-c[Genest 06a] PSPACE-c[Alur 99]
L′ ⊆ L Inde´cidable EXPSPACE-c[Genest 06a] EXPSPACE-c[Alur 99]
Pour les mode`les de bas niveau de syste`mes communicants, nous avons les re´sultats de
complexite´ suivants (avec RAC pour re´seau d’automates communicants) :
RAC RAC borne´
x ∈ L NP P
L ∩ L′ = ∅ Inde´cidable PSPACE
L′ ⊆ L Inde´cidable EXPSPACE
La proposition pre´ce´dente montre que les diffe´rents proble`mes ont des complexite´s com-
parables, quelque soit le niveau ou` l’on se place. Cependant, les mode`les de haut niveau
posse`dent une concision plus grande, de l’ordre d’un facteur exponentiel. Au final, il est donc
beaucoup plus efficace de re´soudre ces proble`mes directement a` partir des spe´cifications.
1.4 Des mode`les mixtes ?
Dans ce chapitre, nous avons vu deux types de mode`le paralle`le, de´die´s a` la spe´cification
de syste`mes asynchrones d’une part, et a` la spe´cification de syste`mes communicants, d’autre
part. Ces diffe´rents mode`les sont de´crits a` l’aide d’expressions rationnelles et ont une in-
terpre´tation se´mantique directe en tant qu’ensembles rationnels d’un mono¨ıde adapte´ : pour
les syste`mes asynchrones, celui des traces de Mazurkiewicz et pour les syste`mes communi-
cants, celui des msc. Pour ces deux types de syste`mes, nous avons aussi vu les mode`les de
bas niveau correspondants : les re´seaux d’automates asynchrones et les re´seaux d’automates
communicants.
Dans la suite de ce document, nous ge´ne´ralisons ces deux me´thodes pour proposer des
mode`les mixtes. Les mode`les de haut niveau seront toujours des expressions rationnelles, mais
le mono¨ıde sous-jacent sera celui des pomsets. En effet, les pomsets ge´ne´ralisent parfaitement
les deux types d’approche, ce qui nous permettra d’adapter un grand nombre de techniques
venues du domaine des syste`mes paralle`les asynchrones et des syste`mes paralle`les communi-
cants. De plus, dans le chapitre suivant, nous proposons un mode`le de bas niveau adapte´ pour
ce type de syste`mes mixtes : des re´seaux d’automates localement asynchrones et globalement
communicants.
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Chapitre 2
Mode`les mixtes
Ce chapitre constitue, avec le chapitre pre´ce´dent, la partie I de cette the`se, consacre´e
aux mode`les paralle`les. Plus pre´cise´ment, nous avons pre´sente´, dans le chapitre pre´ce´dent,
deux mode`les classiques pour spe´cifier des syste`mes paralle`les et re´partis. Le premier de ces
mode`les permet de mode´liser les syste`mes asynchrones, a` l’aide d’expressions rationnelles du
mono¨ıde de traces. Le second de ces mode`les permet de mode´liser les syste`mes communicants,
a` l’aide d’expressions rationnelles du mono¨ıde des msc.
Dans ce chapitre, nous ge´ne´ralisons les deux approches pre´ce´dentes, afin de proposer un
mode`le d’interactions mixtes, c’est-a`-dire localement asynchrones et globalement communi-
cantes. Nous introduisons, pour cela, le mode`le des hmsc causaux, un mode`le de haut niveau
qui e´tend le formalisme des hmsc en permettant des commutations d’e´ve´nements comme
pour les traces de Mazurkiewicz.
Plus pre´cise´ment, nous nous inte´ressons, dans ce chapitre, a` deux proble`mes concernant
des syste`mes paralle`les et re´partis borne´s.
Le premier proble`me concerne la mise en œuvre de hmsc causaux par des automates et des
re´seaux borne´s d’automates communicants. Pour cela, nous de´finissons une classe syntaxique,
appele´e hmsc causaux re´guliers, dont tous les membres sont e´quivalents a` des automates et
a` des re´seaux borne´s d’automates communicants.
Le second proble`me concerne l’e´quivalence entre une classe syntaxique des hmsc causaux
dits faiblement re´guliers et cohe´rents et un mode`le de bas niveau appele´ re´seaux borne´s d’au-
tomates mixtes, car localement asynchrones et globalement communicants.
Enfin, les parties II et III de ce document seront consacre´es, respectivement, a` la ve´rification
et a` la supervision de ces syste`mes paralle`les et re´partis mixtes.
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Contexte
Lorsque l’on cherche a` mode´liser et analyser un syste`me paralle`le et re´parti dont les entite´s
sont limite´es a` un seul type d’interaction, nous avons vu, dans le chapitre pre´ce´dent, que nous
disposons de nombreux outils. Les mode`les de haut niveau sont de´finis et largement e´tudie´s,
qu’il s’agisse d’expressions rationnelles de traces ou de msc. De meˆme, de nombreux tra-
vaux de´crivent le lien avec les mode`les de bas niveau correspondants, c’est-a`-dire les re´seaux
d’automates asynchrones et les re´seaux d’automates communicants. De plus, pour tous ces
mode`les, des techniques efficaces d’analyses existent, fonde´es sur une complexite´ raisonnable
pour les proble`mes de l’appartenance, de l’inclusion et de la vacuite´ de l’intersection des lan-
gages conside´re´s.
Cependant, lorsque l’on s’inte´resse a` des syste`mes dont les entite´s ont des modes d’in-
teractions mixtes (qui de´pendent, par exemple, de leur re´partition), le panorama est plus
disparate et les techniques d’analyse automatique sont rares.
Tout d’abord, citons les re´seaux de Petri ([Reutenauer 90]), qui peuvent constituer un
bon mode`le de bas niveau. Cependant, ces re´seaux imposent une politique de routage unique
(en l’occurence weak-FIFO) dans le cas non-borne´. Dans le cas borne´, la politique FIFO
peut eˆtre simule´e, mais la complexite´ de la traduction est grande. En outre, la complexite´
des proble`mes de de´cision associe´s a` ces mode`les rend toute mise en œuvre irre´alisable en
pratique. Ainsi, le proble`me de l’atteignabilite´ pour les re´seaux de Petri a une complexite´ qui
est entre EXPSPACE et non e´le´mentaire (voir [Esparza 94] pour un re´sume´ des principaux
re´sultats concernant les re´seaux de Petri).
Ensuite, citons une version le´ge`rement e´tendue des automates cellulaires ([Bollig 05]), qui
a le meˆme pouvoir d’expression que le fragment existentiel de la logique monadique du second
ordre. Cette approche permet d’unifier les re´seaux d’automates asynchrones et les re´seaux
d’automates communicants. Cependant, cette unification se base sur la logique monadique du
second ordre, ce qui rend, la` encore, les proble`mes de de´cision qui nous inte´ressent irre´alisables
en pratique.
Enfin, les pomsets sont un mode`le de haut niveau tre`s e´tudie´ depuis deux de´cennies
([Gischer 88, Pratt 86]). Esik et Okawa ont ainsi montre´, dans [E´sik 99], que les langages
rationnels de pomsets (avec deux ope´rateurs de composition se´quentielle et paralle`le qui cor-
respondent, respectivement, a` D = Σ⋆ et D = ∅ dans notre formalisme) ne peuvent pas eˆtre
de´crits a` l’aide d’un nombre fini d’e´quations. Pour pallier ce proble`me, d’autres travaux se
sont inte´resse´s a` repre´senter des ensembles infinis de pomsets, de manie`re finie. Citons par
exemple les travaux de Fanchon et Morin ([Fanchon 02]) qui ont cherche´ a` caracte´riser des
ensembles reconnaissables de pomsets. Cependant, dans tous ces travaux, la the´orie dont
nous avons besoin pour comparer diffe´rents mode`les de´finis a` l’aide de rationnels de pom-
sets n’est pas disponibles, ou alors avec des couˆts trop e´leve´s pour eˆtre re´alisables en pratique.
Pour nos travaux, nous avons donc choisi de nous placer dans le cadre du mono¨ıde des
pomsets avec, a` la manie`re du mono¨ıde des traces, une loi de composition parame´tre´e par
une relation de de´pendance. Ainsi, ce mode`le e´tend directement celui des hmsc et des traces
de Mazurkiewecz, ce qui va nous permettre d’utiliser un grand nombre d’outils the´oriques
pre´sents dans ces deux formalismes. En particulier, nous allons eˆtre capables de mettre au
point des techniques efficaces d’analyse, pour des sous-classes bien particulie`res, inspire´es des
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sous-classes des hmsc et des traces, identifie´es dans le chapitre pre´ce´dent.
Plus pre´cise´ment, dans ce chapitre, nous allons de´finir un nouveau mode`le de haut niveau
permettant de de´crire des interactions mixtes, appele´ hmsc causaux. Puis nous allons nous
attacher a` de´crire le lien qui existe entre ce nouveau mode`le de haut niveau et un me´lange des
mode`les de bas niveau existants, que nous avons appele´ re´seau d’automates mixtes, car il e´tend
le formalisme des re´seaux d’automates asynchrones et des re´seaux d’automates communicants.
Organisation du chapitre
Ce chapitre est organise´ de la manie`re suivante. Tout d’abord, la partie 2.1 pre´sente un
nouveau mode`le de haut niveau pour de´crire des syste`mes paralle`les et re´partis ayant des
interactions mixtes, que nous avons appele´ hmsc causaux. Ce mode`le combine la concision
des hmsc avec celle des traces de Mazurkiewicz. Ensuite, dans la partie 2.2, nous donnons
un premier re´sultat de mise en œuvre avec ajout de donne´es, d’une classe des hmsc causaux
dits re´guliers vers des re´seaux d’automates communicants. Enfin, dans la partie 2.3, nous
pre´sentons un mode`le de bas niveau pour les syste`mes paralle`les et re´partis avec interac-
tions mixtes. Puis, nous caracte´risons la classe des hmsc causaux re´guliers et cohe´rents qui
correspond exactement (a` renommage pre`s) aux mode`les borne´s de ce type.
2.1 HMSC causaux
La ne´cessite´ d’inventer un nouveau mode`le de haut niveau qui e´tend le formalisme des
hmsc provient d’un double constat.
D’une part, les hmsc sont une repre´sentation concise et intuitive des interactions entre
entite´s d’un syste`me communicant. Cependant, ils ne permettent d’exprimer que des compor-
tements qui sont finiment engendre´s, c’est-a`-dire des comportements que l’on peut de´couper
en un nombre fini de phases qui ne se chevauchent pas. La figure 2.1 illustre ce proble`me. Le
msc N de cette figure pre´sente un sce´nario ou` un processus p envoie diffe´rentes requeˆtes Q au
processus q, qui sont entrelace´es avec les re´ponses A de q a` p. Ce genre de comportement se
retrouve par exemple dans le protocole du bit alterne´ (utilise´ par les bus USB) ou le protocole
de feneˆtres glissantes (utilise´ par TCP). En utilisant des hmsc classiques, uniquement des

















Fig. 2.1 – A gauche, un msc de´composable en plusieurs phases. A droite, un msc non finiment engendre´.
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D’autre part, certaines causalite´s impose´es par un msc ne sont pas intuitives, notam-
ment celles lie´es a` des “race conditions”. Ces causalite´s apparaissent lorsque deux messages
envoye´s inde´pendamment doivent eˆtre rec¸us dans un ordre spe´cifie´. Cet ordre de´pend uni-
quement de la vitesse de transmission dans le re´seau sous-jacent ; il est donc tre`s difficile
d’imposer cet ordre dans un sce´nario. Pour cela, Alur et al. dans [Alur 96], puis Muscholl et
al. dans [Muscholl 98], font la distinction entre l’ordre visuel produit par un hmsc et l’ordre
causal qui est une relaxation de cet ordre visuel dans le cas ou` la causalite´ est contre-intuitive.
Pour pallier les de´ficiences des hmsc, nous avons choisi, dans [Gazagnaire 07b], de ge´ne´rer
directement l’ordre causal. Pour cela, nous proposons les deux changements suivants, dans la
de´finition du mono¨ıde des msc pour obtenir celui des msc causaux :
1. Au sein d’un msc causal, nous relaˆchons la contrainte qui force chaque processus a` eˆtre
totalement ordonne´, en autorisant n’importe quel ordre partiel au sein des msc (avec
la restriction que cet ordre permette de reconstruire la causalite´ lie´e aux messages) ;
2. Lors de la composition entre msc causaux, nous relaˆchons la contrainte de la jux-
taposition des phases, induite par la de´finition de la composition se´quentielle faible
en autorisant une loi de composition de´finie a` partir de n’importe quelle relation de
de´pendance syme´trique et re´flexive.
Plus formellement, reprenons la de´finition des traces de la partie 1.2.1 et des msc de la
partie 1.3.2. En plus de ces notations, nous dirons qu’un alphabet concurrent (ΣP,M,I , D)
est localise´ si, pour tout a, b ∈ ΣP,M,I , a D b implique que loc(a) = loc(b). Intuitivement,
cela veut dire que les synchronisations qui apparaissent lors de la composition n’interviennent
qu’entre e´ve´nements qui sont sur un meˆme processus.
De´finition 2.1 (MSC causal) Un msc causal c est un msc pour lequel la contrainte de
l’ordre total sur chaque processus a e´te´ enleve´e. De plus, les e´ve´nements qui correspondent a`
l’envoi (ou a` la re´ception) d’un meˆme message sont totalement ordonne´s. Plus pre´cise´ment,
soit (ΣP,M,I , D), un alphabet concurrent localise´. c = [E,≤, λ] ∈ P(ΣP,M,I , D) est un msc
causal si :
(i) pour tous e et e′, si λ(e) = λ(e′) = p!q(m) ou λ(e) = λ(e′) = p?q(m) pour p, q ∈ P et
m ∈M, alors e ≤ e′ ou e′ ≤ e ;
(ii) c est clos par communication, c’est-a`-dire que, pour tous p, q ∈ P et m ∈ M,
|c|p!q(m) = |c|q?p(m) ;
(iii) c ne rajoute pas d’autre ordre que la causalite´ locale et celle des messages, c’est-a`-dire






Remarquons que la condition d’ordre total pour les e´ve´nements lie´s a` l’envoi ou a` la
re´ception d’un meˆme message est utile uniquement pour des raisons techniques. En effet,
cette condition permet de retrouver la causalite´ ≪ lie´e aux messages, en appariant le i-ie`me
envoi d’un message de type m a` la i-ie`me re´ception d’un message de meˆme type. Nous au-
rions pu, de manie`re e´quivalente et comme nous l’avons fait dans [Gazagnaire 07b], rajouter
aux pomsets une relation bijective≪, attache´e aux messages. Cependant, nous avons pre´fe´re´
rester, tout au long de ce document, dans le cadre des pomsets.
2.1 HMSC causaux 49
Nous munissons les msc causaux de la composition des pomsets de´finie dans la partie 1.3.1
associe´e a` une relation de de´pendance (et donc re´flexive et syme´trique) comme pour les
traces de la partie 1.2.1. Plus pre´cise´ment, e´tant donne´ une relation de de´pendance D, nous
de´finissons la composition de deux msc causaux de la meˆme manie`re que la loi de composition
des pomsets ⊚D. L’ensemble de msc causaux, muni de la loi ⊚D et du msc vide ε, forme un
mono¨ıde note´ MSC((P,M, I), D) qui est inclus dans P(ΣP,M,I , D).
De´finition 2.2 (HMSC causal) Soit (ΣP,M,I , D), un alphabet concurrent localise´. Un hmsc
(D-)causal est une expression rationnelle de MSC((P,M, I), D).
Enfin, e´tant donne´ un hmsc causal, nous notons LMSC((P,M,I),D)(α), l’ensemble des msc
causaux engendre´s par α. L’ensemble des extensions visuelles d’un msc causal c, note´ msc(c),
est l’ensemble des msc qui sont des extensions d’ordre de ce msc. La figure 2.2 montre un
exemple d’extensions visuelles pour un msc causalM . La boˆıte rectangulaire sur le processus
p de M , repre´sente des e´ve´nements qui ne sont pas causalement relie´s. Remarquons qu’une
partie de cette extension apparaˆıt dans le norme Z.120 des msc sous le nom de “co-re´gion”,
mais n’est jamais de´finie et utilise´e dans leur se´mantique classique.
Cette construction se ge´ne´ralise aise´ment aux langages. Ainsi, nous notons msc(α), l’en-










Fig. 2.2 – A gauche, un msc causal. Au centre et a` droite, ses deux extensions visuelles.
A partir de ces de´finitions, nous pouvons remarquer qu’un hmsc causal α permet de
de´finir de manie`re syntaxique (au moins) trois langages diffe´rents, a` savoir :
1. Le langage des line´arisations : Lin(α) ⊆ Σ⋆P,M,I ;
2. Le langage des msc : msc(α) ⊆ MSC(P,M, I) ;
3. Le langage des msc causaux : LMSC((P,M,I),D)(α) ⊆ MSC((P,M, I), D).
Nous verrons par la suite que diffe´rentes analyses seront possibles en fonction du langage
qui nous inte´resse.
Remarquons aussi que les hmsc causaux peuvent eˆtre facilement e´tendus aux chmsc cau-
saux, en reprenant les de´finitions de la partie 1.3.3.
Finalement, pour conclure cette partie, nous donnons, dans la figure 2.3, un exemple de
spe´cification partielle du protocole du bit alterne´, mode´lise´ a` l’aide d’un hmsc causal. Le
mode`le de haut niveau de ce protocole est donne´ par l’expression rationnelle M1M2⋆M3,
associe´e a` la relation d’inde´pendance :
I = {(p!q(data0), p(inv)), (p?q(ack0), p(inv)), (q!p(ack0), q(inv)), (q?p(data0), q(inv))}
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Ce protocole permet d’assurer la fiabilite´ d’un e´change de donne´es entre deux proces-
sus p et q, en retransmettant re´gulie`rement les messages qui n’ont pas e´te´ acquitte´s. Plus
pre´cise´ment, les donne´es a` envoyer sont d’abord coupe´es en plusieurs paquets qui vont s’inse´rer
dans les messages data que p envoie a` q (ces donne´es n’ont pas e´te´ repre´sente´es sur la figure).
Ensuite, p rajoute au premier message a` envoyer un bit de controˆle. Puis, tant que q ne
renvoie pas un accuse´ de re´ception e´tiquete´ par ce meˆme bit de controˆle, p transmet plusieurs
fois ce nouveau message a` q. Enfin, lorsque p rec¸oit l’accuse´ de re´ception en provenance de q,
e´tiquete´ par le bon bit, il recommence le meˆme proce´de´ avec le message suivant de donne´es,
mais en inversant le bit de controˆle qu’il va joindre a` celui-ci. Pour des raisons de concision,
nous n’avons mode´lise´ que l’envoi de donne´es avec le bit de controˆle 0.
Le msc causal, repre´sente´ en bas a` gauche de cette figure, correspond a` l’exe´cution
M1M2M2M3 du mode`le. Le msc repre´sente´ en bas a` droite est une extension visuelle de ce
msc causal. Remarquons que le comportement engendre´ n’est pas finiment engendre´, puisque












































Fig. 2.3 – Le hmsc causal M1M2⋆M3 permet de de´crire le protocole du bit alterne´.
2.2 Mise en œuvre vers des mode`les communicants
Dans cette partie, nous pre´sentons une technique de mise en œuvre des hmsc causaux
dits re´guliers par des re´seaux borne´s d’automates communicants. Cette partie s’organise de
la manie`re suivante : tout d’abord, la partie 2.2.1 donne les principaux re´sultats concernant
la mise en œuvre de hmsc et de chmsc par des re´seaux d’automates communicants. Ensuite,
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dans la partie 2.2.2 nous pre´sentons la restriction syntaxique des hmsc causaux re´guliers et
nous pre´sentons le re´sultat de mise en œuvre de ces mode`les par des re´seaux d’automates
communicants, re´sultat que nous de´montrons, finalement, dans la partie 2.2.3.
2.2.1 Etat de l’art
Nous pre´sentons, dans cette partie, les re´sultats principaux concernant la mise en œuvre
de hmsc et de chmsc par des re´seaux d’automates communicants. Nous avons choisi de
pre´senter ces re´sultats suivant deux axes. Premie`rement, la mise en œuvre peut eˆtre vue
comme la projection, sur chaque processus, des comportements globaux de´finis par le mode`le
initial. Deuxie`mement, la mise en œuvre peut eˆtre vue comme une technique (tre`s utilise´e en
algorithmique re´partie) qui consiste a` ajouter des donne´es dans les messages envoye´s afin de
re´partir le controˆle et de synchroniser les processus implique´s.
Avant de voir plus en de´tail les re´sultats, donnons quelques noms de classes de hmsc
qui vont nous inte´resser pour la mise en œuvre et dont les de´finitions seront donne´es par
la suite : (c)hmsc est l’ensemble des hmsc et des chmsc, gc-hmsc est l’ensemble des hmsc
globalement coope´ratifs, r-hmsc est l’ensemble des hmsc re´guliers et lc-hmsc est l’ensemble
des hmsc dits “a` choix local”, dont nous parlerons brie`vement par la suite. Un re´seau d’au-
tomates communicants est abre´ge´ en RAC, et un RAC est dit sans blocage si tous les e´tats
globaux accessibles sont co-accessibles.
Nous allons donner les diffe´rents re´sultats, classe´s suivant les techniques algorithmiques
mises en jeu et suivant la politique de routage dont dispose le re´seau sous-jacent.
La premie`re politique de routage, FIFO, fait l’hypothe`se que le canal de communication
se´parant deux processus peut eˆtre conside´re´ comme une file : le premier message entre´ est
le premier message sorti. C’est le cas lorsque l’on se place sur des re´seaux ou` les de´lais de
communication sont tre`s faibles et ou` le routage est relativement statique. C’est aussi le
cas sur des re´seaux plus complexes mais ou` l’on s’appuie sur un ensemble de protocoles de
bas niveaux (comme TCP/IP sur internet) qui ge`re le routage et assure un ordre correct de
de´livrance aux messages.
La seconde politique de routage, weak-FIFO, fait l’hypothe`se que ces canaux permettent
a` des messages ayant des types diffe´rents de se de´passer. C’est le cas en pratique lorsque l’on
utilise Internet, un type donne´ de messages repre´sentant, par exemple, une session ouverte
entre deux utilisateurs. Pour deux sessions diffe´rentes, les messages correspondants n’ont
aucune raison de ne pas se doubler : les chemins de routage sont diffe´rents et il n’existe pas,
a priori, de raisons de forcer leur synchronisation lors de la re´ception. Par contre, au sein
d’une meˆme session, il est ne´cessaire que les paquets arrivent dans l’ordre dans lequel ils ont
e´te´ e´mis.
Mise en œuvre par projection
Il existe plusieurs fac¸ons de mettre en œuvre un hmsc par un re´seau d’automates commu-
nicants. La plus intuitive consiste a` projeter le langage du hmsc sur chacune de ses instances,
puis a` faire communiquer les diffe´rents automates obtenus. La question a` se poser est alors la
suivante : le langage du re´seau d’automates communicants obtenu par projection locale est-il
le meˆme que le langage de line´arisation du hmsc initial ? C’est a` dire, plus formellement,
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e´tant donne´ un hmsc α de REX(MSC(P,M, I)), est-ce que Lin(α) = L(‖p∈P πΣp(α)) ?
(avec πΣp(α), l’automate structurellement semblable a` la projection de α sur Σp).
La figure 2.4 donne un exemple d’un hmsc et du re´seau d’automates communicants obtenu
par projection locale. Dans ce cas particulier, les langages ge´ne´re´s par les deux structures sont
identiques. Par la suite, nous allons voir que ce n’est pas toujours vrai, et que, de plus, dans









Fig. 2.4 – A gauche, l’automate correspondant au hmsc a⋆, qui envoie un nombre non borne´ de messages m entre
p et q. A droite, le re´seau d’automates communicants re´sultant de la projection de ce hmsc sur chaque processus.
Dans cet exemple, les deux structures ge´ne`rent le meˆme langage.
Nous donnons maintenant les principaux re´sultats concernant la mise en œuvre de hmsc
et de chmsc, en fonction des hypothe`ses choisies pour la politique de routage des messages
entre les diffe´rents processus.
Hypothe`se FIFO Les premiers re´sultats sur la mise en œuvre de hmsc dans le cas ou`
les messages circulant entre les automates du re´seau ne peuvent pas se croiser sur un meˆme
canal, ont e´te´ propose´s par Alur, Etessami et Yannakakis dans [Alur 00, Alur 01]. Ils ont ainsi
montre´ qu’il e´tait inde´cidable de savoir si le langage du re´seau d’automates communicants
e´tait le meˆme que celui du hmsc initial.
Cependant, ils ont montre´ que, si le hmsc initial est re´gulier, alors savoir si le re´seau
d’automates communicants obtenu par projection locale est sans blocage et ge´ne`re le meˆme
langage, est un proble`me qui est dans EXPSPACE. Un peu plus tard, Lohrey a montre´,
dans [Lohrey 02], que ce proble`me e´tait EXPSPACE-complet et que ce re´sultat pouvait se
ge´ne´raliser aux hmsc globalement coope´ratifs.
Enfin, Ben-Abdallah et Leue ont introduit dans [BenAbdallah 97] la classe des hmsc
a` choix local, ou` le controˆle de l’exe´cution globale est a` chaque moment localise´ sur un
seul processus. He´loue¨t et Jard ont montre´ dans [He´loue¨t 00a] que, savoir si un hmsc a`
choix local ge´ne´rait le meˆme langage que le re´seau d’automates communicants obtenu par
projection locale et si celui-ci est sans blocage, est de´cidable. Il suffit en effet de tester son
appartenance a` une sous-classe syntaxique des hmsc dont les membres s’appellent les “hmsc
reconstructibles”, ce qui peut se faire en temps polynomial. Les preuves des re´sultats e´voque´s
pre´ce´demment s’adaptent aise´ment aux chmsc.
Le tableau de la figure 2.5 re´sume ces re´sultats. A priori, le proble`me de l’inde´cidabilite´ de
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la mise en œuvre sans donne´es des hmsc a` choix local par un re´seau quelconque d’automates
communicants (qui peut donc avoir des blocages) reste ouvert.
 sans donne´es RAC RAC sans blocage
(c)hmsc Inde´cidable [Alur 00] Inde´cidable [Lohrey 02]
gc-(c)HMSC Inde´cidable [Alur 01] EXPSPACE-c [Lohrey 02]
lc-(c)hmsc ? P [He´loue¨t 00a]
r-(c)hmsc Inde´cidable [Alur 01] EXPSPACE-c [Alur 01, Lohrey 02]
Fig. 2.5 – Re´sultats de de´cidabilite´ pour le proble`me de la mise en œuvre de (c)hmsc par un re´seau d’automates
communicants FIFO, sans ajout de donne´es.
Hypothe`se weak-FIFO Une autre se´rie de re´sultats concerne les re´seaux d’automates
communicants avec des canaux de communication qui ne respectent pas force´ment l’ordre
FIFO. L’hypothe`se weak-FIFO assouplit l’hypothe`se FIFO en autorisant le croisement de
deux messages avec des types diffe´rents. De manie`re plus pragmatique, ces re´seaux posse`dent
une file FIFO associe´e a` chaque nom possible de message.
Dans ce cadre, Morin a montre´ dans [Morin 02] que le proble`me de la mise en œuvre restait
inde´cidable pour la classe des hmsc, mais que cela devenait de´cidable de`s lors qu’on se res-
treignait aux hmsc globalement coope´ratifs. La preuve utilise une re´duction vers le proble`me
de l’atteignabilite´ dans les re´seaux de Petri, dont la caracte´risation de la complexite´ reste un
proble`me ouvert (et est conjecture´e eˆtre non-e´le´mentaire, d’apre`s [Mayr 81, Reutenauer 90]).
De la meˆme manie`re, le proble`me reste de´cidable lorsque l’on veut, en plus, savoir si
le re´seau d’automates communicants obtenu par projection locale est sans blocage. Plus
pre´cise´ment, Baudru et Morin ont montre´ dans [Baudru 03] que le proble`me e´tait EXPSPACE-
complet.
Enfin, un autre proble`me du meˆme genre est e´tudie´ par Caillaud et al. dans [Caillaud 00].
Ils y montrent que l’e´quivalence entre la fermeture par pre´fixe d’un langage de hmsc et le lan-
gage d’un re´seau de Petri dit distribuable est inde´cidable. Les re´seaux de Petri distribuables,
sont quant a` eux, e´quivalents aux re´seaux d’automates communiquant par file weak-FIFO
([Caillaud 99]).
De meˆme que pour le cas de l’hypothe`se FIFO, les preuves des re´sultats e´voque´s pre´ce´dem-
ment s’adaptent aise´ment aux chmsc. Le tableau de la figure 2.6 re´sume ces re´sultats.
 sans donne´es RAC wFIFO RAC wFIFO sans blocage
(c)hmsc Inde´cidable [Morin 02] Inde´cidable [Morin 02]
gc-(c)hmsc De´cidable [Morin 02] EXPSPACE-c [Baudru 03]
r-(c)hmsc De´cidable [Morin 02] EXPSPACE-c [Baudru 03]
Fig. 2.6 – Re´sultats de de´cidabilite´ pour le proble`me de la mise en œuvre de (c)hmsc par un re´seau d’automates
communicants wFIFO, sans ajout de donne´es.
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Mise en œuvre en ajoutant des donne´es
La deuxie`me manie`re de mettre en œuvre un hmsc par un re´seau d’automates commu-
nicants consiste a` rajouter des donne´es dans les messages, qui vont permettre de re´partir le
controˆle global, de´fini dans le hmsc, entre les diffe´rents automates communicants du re´seau.
Plus pre´cise´ment, e´tant donne´ un hmsc α dans REX(MSC(P,M, I)), on cherche a` trouver
un ensemble fini D de donne´es pour lequel il existe un hmsc α̂ dans REX(MSC(P,M×D, I))
et un re´seau d’automates communicants 〈Si, (ÂP)p∈P〉 a` e´tats finaux locaux, tels que les deux
structures aient le meˆme langage et que α soit l’image de α̂ par un morphisme qui efface les
donne´es ajoute´es. Plus formellement, nous cherchons a` avoir L(α̂) = L(〈Si, ‖p∈P Âp〉) et
η(α̂) = α, ou` η est le morphisme de´fini par η(p!q(m, d)) = p!q(m), η(p?q(m, d)) = p?q(m) et
η(p(a)) = p(a), pour tout p, q ∈ P, m ∈ M, d ∈ D et a ∈ I. Dans le cas ou` une mise en
œuvre sans blocage existe, la proposition 2.10, que nous montrons dans la suite, permet de
reformuler le proble`me de la mise en œuvre avec donne´es de la manie`re suivante : existe-t-il un













































Fig. 2.7 – A gauche, et en haut a` droite, un hmsc a(b+ c) qui ne peut pas eˆtre mis en œuvre sans donne´es. En
bas a` droite, un re´seau R d’automates communicants qui met en œuvre a(b+ c) en ajoutant une donne´e d ∈ {1, 2}
sur les messages, avec e´tats initiaux et finaux locaux.
La figure 2.7 illustre cette construction pour un hmsc. Plus pre´cise´ment, cette figure
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montre que le hmsc globalement coope´ratif a(b+ c) peut eˆtre mis en œuvre, sans blocage et
avec ajout de donne´es dans les messages. Ces donne´es indiquent, ici, quelle branche du choix
va eˆtre prise (si c’est un 1, c’est la branche correspondant a` b qui est choisie, si c’est 2, c’est
celle correspondant a` c). Pour ce re´seau, la projection locale donne un re´seau d’automates
communicants qui peut avoir des blocages (si p choisit d’envoyer m et q choisit d’envoyer n
par exemple). Plus ge´ne´ralement, l’ajout de donne´es facilite, dans de nombreux cas, la mise
en œuvre de hmsc.
Hypothe`se FIFO Nous donnons tout d’abord les re´sultats pour la mise en œuvre de hmsc
par un re´seau d’automates communiquant par files FIFO.
Tout d’abord, Genest, Muscholl, Seidl et Zeitoun ont montre´ dans [Genest 02b] que les
hmsc a` choix local peuvent toujours eˆtre mis en œuvre par un re´seau d’automates communi-
cants sans blocage. Pour ce faire, ils ont ajoute´ des donne´es dans les messages qui contiennent
des indications sur les choix futurs a` effectuer par chaque processus.
Ensuite, Henriksen et al. ont montre´ dans [Henriksen 05] que tout ensemble re´gulier de
msc peut eˆtre mis en œuvre par un re´seau d’automates communicants de´terministes (mais
avec blocage). Par conse´quent, tous les hmsc et chmsc re´guliers peuvent eˆtre mis en œuvre.
Puis, Genest, Kuske et Muscholl ont montre´ dans [Genest 06a] que tout chmsc globale-
ment coope´ratif e´tait e´quivalent (au sens de l’e´galite´ des langages en ajoutant des donne´es)
a` un re´seau existentiellement borne´ d’automates communicants (qui peut comporter des blo-
cages) : a` chaque exe´cution d’un tel re´seau, il existe une exe´cution ge´ne´rant le meˆme ordre
partiel reliant les e´ve´nements et dont les canaux de communication restent borne´s. Ainsi,
tout hmsc globalement coope´ratif peut eˆtre mis en œuvre par un re´seau d’automates com-
municants, avec ajout de donne´es.
Ce dernier re´sultat, couple´ au fait qu’il est inde´cidable de savoir si un hmsc est e´quivalent
a` un hmsc globalement coope´ratif ([Morin 02]), montre l’inde´cidabilite´ du proble`me de la
mise en œuvre d’un hmsc par un re´seau d’automates communicants. En effet, pour un hmsc,
pouvoir eˆtre mis en œuvre e´quivaut a` pouvoir eˆtre mis en œuvre par un re´seau existentielle-
ment borne´ d’automates communicants, et donc e´quivaut a` eˆtre globalement coope´ratif.
Enfin, Baudru et Morin ont montre´ dans [Baudru 07] que tout ensemble re´gulier de msc
peut eˆtre mis en œuvre par un re´seau borne´ d’automates non de´terministes, communicants
sans blocage et e´tats finaux locaux, avec ajout de donne´es et une hypothe`se weak-FIFO.
Cependant, la preuve reste (quasiment) identique dans le cas FIFO. Ainsi, tout hmsc ou
chmsc re´gulier peut eˆtre mis en œuvre sans blocage. A l’inverse, il est clair que tout langage de
re´seau borne´ d’automates communicants (sans blocage) est le langage d’un ensemble re´gulier
de msc, et donc d’un chmsc re´gulier. Or, il est inde´cidable de savoir si un hmsc est re´gulier
[Muscholl 99]. Au final, le proble`me de la mise en œuvre d’un chmsc par un re´seau borne´ et
sans blocage d’automates communicants est donc inde´cidable.
Le tableau de la figure 2.8 re´sume les re´sultats pre´ce´dents. A priori, le proble`me de la
mise en œuvre avec donne´es et sans blocage de hmsc globalement coope´ratifs en re´seau
d’automates communicants reste ouvert.
Hypothe`se weak-FIFO Nous indiquons maintenant les re´sultats connus pour la mise en
œuvre de chmsc par des re´seaux d’automates communicants par l’interme´diaire de canaux
de communication weak-FIFO.
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 avec donne´es RAC RAC sans blocage
(c)hmsc Inde´cidable [Genest 06a, Morin 02] Inde´cidable [Baudru 07, Muscholl 99]
gc-(c)hmsc Toujours [Genest 06a] ?
lc-(c)hmsc Toujours [Genest 02b] Toujours [Genest 02b]
r-(c)hmsc ToujoursDet [Henriksen 05] Toujours [Baudru 07]
Fig. 2.8 – Re´sultats de de´cidabilite´ pour le proble`me de la mise en œuvre de (c)hmsc par un re´seau d’automates
communicants FIFO, avec ajout de donne´es.
Tout d’abord, les re´sultats de Baudru et Morin ([Baudru 07]) e´nonce´s pre´ce´demment
sont bien e´videmment toujours valides, puisque c’e´tait l’hypothe`se retenue dans leur travail.
Ensuite, tous les re´sultats pre´ce´dents utilisant une borne existentielle sont transposables dans
le cas weak-FIFO en utilisant la technique suivante, de´finie par [Darondeau 07], qui augmente
d’un facteur constant, la borne existentielle du mode`le conside´re´. En effet, un chmsc α dans
REX(MSC(P,M, I)) peut eˆtre mis en œuvre dans le cas weak-FIFO s’il existe un chmsc α′
dans (c) REX(MSC(P ×M, {1}, I)) qui peut eˆtre mis en œuvre dans le cas FIFO, et tel que
α′ est exactement α auquel est ajoute´, de manie`re non triviale, des processus de´die´s a` chaque
type de message. Enfin, les re´sultats d’inde´cidabilite´ des proble`mes de la mise en œuvre de
(c)hmsc par des re´seaux avec ou sans blocage, peuvent se montrer en utilisant les meˆmes
preuves que dans la partie pre´ce´dente. Au final, le tableau de la figure 2.8 reste valable dans
le cadre weak-FIFO.
2.2.2 HMSC causaux re´guliers
Apre`s avoir survole´ rapidement les diffe´rentes techniques existantes de mise en œuvre de
(c)hmsc en re´seau d’automates communicants, nous nous focalisons maintenant sur la mise
en œuvre de chmsc causaux. Naturellement, ce proble`me est inde´cidable (proposition 2.3),
car c’est de´ja` le cas pour les hmsc. Cependant, nous allons nous restreindre, dans la suite de ce
chapitre, aux syste`mes communiquant par files FIFO et dont les capacite´s sont borne´es. Cela
va nous permettre d’identifier une sous-classe syntaxique des chmsc causaux, appele´e chmsc
causaux re´guliers, dont les membres ont un langage re´gulier de line´arisations et peuvent,
par conse´quent, eˆtre mis en œuvre, avec donne´es, par des re´seaux universellement borne´s
d’automates communicants (the´ore`me 2.5). A l’inverse, nous identifions, dans la partie 2.3,
une sous-classe de re´seaux universellement borne´s d’automates communicants, appele´s auto-
mates mixtes car localement de´composables en automates asynchrones, que nous montrons
eˆtre e´quivalents (a` renommage pre`s) aux chmsc dits re´guliers et cohe´rents (the´ore`me 2.14).
Pour les syste`mes paralle`les borne´s, interagissant par e´change de messages, nous donnons
donc, dans ce chapitre, un ensemble d’outils ade´quats de description et d’analyse. Concer-
nant la description, nous savons caracte´riser des classes de syste`mes borne´s qui me´langent
communications par me´moire partage´e et par e´change de messages. Concernant l’analyse,
nous pouvons utiliser les outils classiques de´finis sur les automates, meˆme si, en ge´ne´ral, la
traduction d’un mode`le de haut niveau vers un mode`le ope´rationnel exprime´ sous la forme
d’automate a un couˆt exponentiel.
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Inde´cidabilite´ du cas ge´ne´ral
Tout d’abord, lorsque l’on conside`re la classe des chmsc causaux, un grand nombre de
questions sont inde´cidables. Ce n’est pas une surprise, car ces re´sultats d’inde´cidabilite´ sont
directement he´rite´s de ceux existant pour les chmsc. Plus pre´cise´ment :
Proposition 2.3 Soient (ΣP,M,I , D), un alphabet concurrent localise´ et α, un (c)hmsc
D-causal. Alors, il est inde´cidable de savoir si α peut eˆtre mis en œuvre par un re´seau d’au-
tomates communicants :
– sans ajout de donne´es ;
– sans ajout de donne´es et sans blocage ;
– avec ajout de donne´es ;
– avec ajout de donne´es et sans blocage.
Preuve: Les (c)hmsc sont des chmsc causaux. Il suffit ensuite d’appliquer les re´sultats
d’inde´cidabilite´ e´nonce´s dans la partie 2.2.1.
Ces premiers re´sultats ne´gatifs, motivent la recherche de sous-classes de´cidables pour ce
nouveau mode`le de spe´cification. Ainsi, dans le cadre de ce chapitre, nous allons voir qu’il est
possible, comme pour les (c)hmsc, d’identifier des sous-classes syntaxiques sur lesquelles le
proble`me de la mise en œuvre, avec ajout de donne´es dans les messages, devient de´cidable.
Re´gularite´ du langage de line´arisations
Afin de re´soudre les proble`mes d’inde´cidabilite´ e´voque´s pre´ce´demment, nous devons re´duire
l’expressivite´ des mode`les conside´re´s. Pour cela, nous proposons d’e´tendre la classe des chmsc
re´guliers, en prenant en compte, pour chaque cycle et chaque processus, une proprie´te´ similaire
a` celles de´finies sur les expressions corationnelles de traces. Remarquons que pour obtenir une
cohe´rence entre la politique de routage dans les re´seaux d’automates communicants (de´finis
comme e´tant FIFO dans le chapitre 1) et la politique de routage dans les chmsc causaux,
la de´finition de re´gularite´ impose que tous les msc engendre´s doivent eˆtre FIFO (et il suffit
de l’imposer dans les expressions qui correspondent a` des boucles et dans toutes les sous-
expressions maximales sans boucles). La preuve est identique si l’on se place dans le cadre
ou` les re´seaux d’automates communicants ont une politique de routage weak-FIFO.
De´finition 2.4 (re´gularite´) Soient (ΣP,M,I , D) un alphabet concurrent localise´ et α un
chmsc D-causal. α est dit re´gulier si :
– pour toute sous-expression β⋆ de α, tout msc m ∈ LMSC((P,M,I),D)(β) ve´rifie les quatre
proprie´te´s suivantes :
(i) pour tout processus p, Σp(m) est D-connexe ;
(ii) le graphe de communication de m est fortement connexe ;
(iii) m est FIFO ;
(iv) pour toute sous-expression δ de α sans ⋆, tout m ∈ LMSC((P,M,I),D)(δ) est FIFO.
La figure 2.9 donne un hmsc causal re´gulier dont le langage de msc n’est pas finiment
engendre´, et donc n’est pas le langage d’un hmsc re´gulier. La relation de de´pendance choisie










Fig. 2.9 – Un hmsc causal α, dont les messages m et n peuvent commuter lors de la composition : I =
{(p!q(m), p?q(n)), (p?q(n), p!q(m)), (q?p(m), q!p(n)), (q!p(n), q?p(m))} et a` droite un msc dans msc(α).
qui fait que la projection de l’alphabet sur chaque processus est D-connexe. A droite de cette
figure, est repre´sente´ un msc engendre´ par ce mode`le.
Remarquons que la de´finition pre´ce´dente donne un algorithme CoNP imme´diat pour
de´cider si un chmsc causal est re´gulier.
Finalement, cette sous-classe syntaxique posse`de deux inte´reˆts principaux. En effet, comme
pour les chmsc re´guliers et les expressions corationnelles de traces, les proble`mes de la
re´gularite´ du langage des line´arisations et de la mise en œuvre avec donne´es deviennent
de´cidables.
The´ore`me 2.5 Soient (ΣP,M,I , D) un alphabet concurrent localise´ et α un chmsc D-causal.
Si α est re´gulier, alors :
– (Re´gularite´) Lin(α) est re´gulier ;
– (Mise en œuvre) α peut eˆtre mis en œuvre, avec ajout de donne´es, par une union finie
de re´seaux universellement borne´s d’automates communicants de´terministes et sans
blocage.
Nous de´montrons ce the´ore`me dans la partie suivante.
2.2.3 Preuve du The´ore`me 2.5 (re´gularite´ et mise en œuvre)
Re´gularite´
Dans cette partie, nous de´montrons le the´ore`me 2.5, qui dit que tout chmsc causal re´gulier
peut eˆtre mis en œuvre avec donne´es par une union finie de re´seaux borne´s et sans blocage
d’automates communicants de´terministes.
Un the´ore`me semblable a e´te´ montre´ pour les hmsc re´guliers par [Kuske 03] en utilisant
la me´thode suivante. Dans une premie`re e´tape, le hmsc re´gulier est code´ vers les expressions
corationnelles de traces, a` l’aide d’un encodage ade´quat qui s’appuie sur la borne universelle de
toute exe´cution. Dans une seconde e´tape, le l’expression corationnelle de trace est transforme´e
en automate en utilisant les re´sultats de [Ochmanski 85]. Cette preuve a ensuite e´te´ adapte´e
dans [Genest 04b] pour le cas des chmsc globalement coope´ratifs, en utilisant une traduction
vers les traces corationnelles s’appuyant sur une borne existentielle. Cependant, dans le cas
des hmsc causaux, trouver un tel encodage semble impossible a` cause de l’entrelacement
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irre´gulier des e´ve´nements (car les ordres locaux ne sont pas ne´cessairement cohe´rents avec
D).
Pour cette raison, nous avons fait le choix de reprendre la preuve originale d’Ochmanski
sur la re´gularite´ des langages corationnelles de traces ([Ochmanski 85]), en nous inspirant des
preuves constructives donne´es dans [Muscholl 99] ou [Genest 05].
Pour cette preuve, nous fixons un alphabet concurrent localise´ (ΣP,M,I , D) et, pour des
raisons de simplicite´, un hmsc D-causal re´gulier α et nous montrons que nous pouvons
construire un Σ⋆P,M,I-automate Alin qui reconnait Lin(α). La meˆme construction permet de
donner ce meˆme re´sultat lorsque l’on permet de couper les messages, c’est-a`-dire pour des
chmsc D-causaux re´guliers. Nous indiquons, lorsque cela est ne´cessaire, les endroits ou` la
traduction entre les preuves n’est pas imme´diate.
Pour cette preuve, nous avons besoin de repre´senter l’expression rationnelle α par un
automate. Rappelons que Γ(α) est l’ensemble des msc causaux finis utilise´s pour construire
α. Nous pouvons alors construire un Γ(α)⋆-automate Aα = (S,→,Γ(α), Si, Sf ) ne conte-
nant pas d’epsilon transition, et tel que L(α) = L(Aα) et |S| = O(|α|) ([Thompson 68]). Il
est imme´diat de voir que si α est re´gulier, alors tout cycle de Aα est e´tiquete´ par un mot
D-connexe. On dira alors que Aα est D-connexe, et on parlera indistinctement de msc D-
connexes appartenant au langage d’une sous-expression β⋆ de α ou de cycles D-connexes de
Aα : α et Aα seront dits structurellement semblables.
Nous e´tablissons maintenant une se´rie de lemmes techniques.
Lemme 2.6 Soit un msc m ∈ L(α) e´tiquetant un chemin ρ = θ1 . . . θ|ΣP,M,I | de Aα ou`
chaque θi = si,0
mI,1
−−−→ . . .
mi,ℓi−−−→ si,0 est un cycle (ces cycles n’e´tant pas force´ment contigue¨s).
Supposons, de plus, que tous les ensembles de msc causaux Γ(θi) = {mi,1, . . . ,mi,ℓi}, pour
i = 1 . . . |ΣP,M,I |, sont e´gaux. Enfin, soient e et e
′ deux e´ve´nements appartenant aux msc
qui e´tiquettent respectivement θ1 et θ|ΣP,M,I |. Alors, e ≤m e
′.
Preuve: Notons Σp l’ensemble des actions de ΣP,M,I qui sont localise´s sur le processus
p et Σp(θi) l’ensemble des actions du msc qui e´tiquette θi qui sont localise´s sur le processus
p. Nous pouvons alors conside´rer deux cas :
— Cas (i) : loc(λ(e)) = loc(λ(e′)).
Soit p = loc(λ(e)). Rappelons que si α est re´gulier, alors pour chaque θi, Σp(θi) est D-
connexe. Remarquons aussi que Σp(θ1) = . . . = Σp(θ|ΣP,M,I |) ⊆ Σp. Par conse´quent, nous
pouvons trouver un ensemble d’e´ve´nements {ej}j=1,...,t, ou` t ≤ |Σp|− 2, chaque ej e´tant dans
θj+1 et tels que λ(e)Dp λ(e1)Dp . . . Dp λ(et)Dp λ(e
′). Donc e ≤ e1 ≤ . . . ≤ et ≤ e
′.
— Cas (ii) : loc(λ(e)) 6= loc(λ(e′)).
Soient p1p2 . . . pt un chemin de loc(λ(e)) a` loc(λ(e
′)) dans le graphe de communication de
m, ou` p1 = loc(λ(e)), pt = loc(λ(e
′)). De la meˆme manie`re que pour le cas (i), il est facile de
voir que l’on peut choisir des e´ve´nements ei, fi dans θui , pour i = 1, . . . , t− 1, tels que pour
chaque i, ui = |Σp(θ1)| + . . . + |Σp(θi)| ≤ |Σp|, loc(ei) = pi, loc(fi) = pi+1 and ei ≪ fi. Au
final, e ≤ e1 ≪ f1 ≤ e2 ≪ f2 ≤ . . . ≤ et−1 ≪ ft−1 ≤ e
′.
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Soit ρ = s0
m1−−→ . . .
mℓ−−→ sℓ un chemin de Aα. Notons mi = (Ei, λi,≤i) pour chaque
i = 1, . . . , ℓ et (E, λ,≤) = m1 ⊚D . . . ⊚D mℓ. Une configuration de ρ est un sous-ensemble
de E clos par pre´ce´dence. Soit C, une configuration de ρ. Un C-sous-chemin de ρ est sous-
chemin ̺ = su
mu+1
−−−→ . . .
mu′−−→ su′ de ρ e´tiquete´ par mu+1 . . .mu′ , tel que C ∩ Ei 6= ∅ pour
chaque i = u+ 1, . . . , u′ et maximal pour cette proprie´te´. Etant donne´ un tel C-sous-chemin
̺, nous de´finissons son C-re´sidu comme e´tant l’ensemble (Eu+1 ∪ Eu+2 ∪ · · · ∪ Eu′) − C.
La figure 2.10 illustre ces notions. Chaque msc causal est repre´sente´ par un rectangle. Les
e´ve´nements d’une configuration C sont repre´sente´s par des disques noirs, les e´ve´ne´ments qui
ne sont pas dans C par des disques blancs, et la configuration est repre´sente´e par un polygone
colore´ aux bords en pointille´s. Les deux C-sous-chemins repre´sente´s sur la figure 2.10 sont des
se´quences de msc partiels que l’on peut construire a` partir des e´ve´nements apparaissant dans
C. Le lemme suivant donne une borne sur le nombre de C-sous-chemins que peut contenir
une configuration C.
m0 m1 m2 m3 m4
Configuration C
C-sous-chemin C-sous-chemin
s0 s1 s2 s3 s4 s5
Fig. 2.10 – Les e´ve´nements des C-sous-chemins sont repre´sente´s par des disques noirs. Les e´ve´nements des
C-re´sidus sont repre´sente´s par des disques blancs.
Lemme 2.7 Soient ρ, un chemin de Aα et C, une configuration de ρ. Alors :
(i) Le nombre de C-sous-chemins de ρ est au plus de Kexpr = |α| · |ΣP,M,I | · 2
|Γ(α)|, ou`
|α| est le nombre de lettres dans l’expression rationnelle α et |Γ(α)| est le nombre de
msc causaux distincts apparaissant dans α ;
(ii) Soit ̺, un C-sous-chemin de Aα. Alors, le nombre d’e´ve´nements dans le C-re´sidu
de ̺ est au plus de Kres = |α| · |ΣP,M,I | · 2
|Γ(α)| · max{|Ec| | c ∈ Γ(α)} ou` |Ec| est le
nombre d’e´ve´nements apparaissant dans le msc causal c.
Preuve:
(i) Montrons ce re´sultat par contradiction. Supposons K > |α| · |ΣP,M,I | · 2
|Γ(α)|. Posons
ℓ = ΣP,M,I | · 2
|Γ(α)|. Tout d’abord, nous pouvons trouver ℓ + 1 C-sous-chemins ayant
les meˆmes e´tats finaux. Soient i1 < i2 < . . . < iℓ+1, les indices de ces e´tats. Pour
h = 1, . . . , ℓ, soit θh le sous-chemin de ρ ayant pour origine nih et pour e´tat final nih+1 .
Ensuite, parmi ces ℓ+ 1 C-sous-chemins, nous pouvons en trouver |ΣP,M,I |, note´s θj1 ,
. . ., θj|ΣP,M,I| pour j1 < . . . < j|ΣP,M,I |, tels que Γ(θj1) = . . . = Γ(θj|ΣP,M,I|). Finale-
ment, prenons un e´ve´nement e dans le msc e´tiquetant θj1 tel que e /∈ C. Un tel e existe,
car aucun des e´ve´nements du premier msc causal apparaissant dans θj1 n’est dans C.
Prenons ensuite un e´ve´nement e′ dans LMSC((P,M,I),D)(θj|ΣP,M,I|) tel que e
′ ∈ C. Nous
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pouvons ensuite appliquer le lemme 2.6 pour obtenir que e < e′. Or, par de´finition, C
est clos par pre´ce´dence, ce qui est une contradiction.
(ii) Soient ̺ = si
mi+1
−−−→ . . .
mi′−−→ si′ et Ei = Êmi − C, pour j = 1, . . . , n. En utilisant des
arguments similaires au point (i), il est facile de montrer que, parmi Ê1, . . ., Ên, au
plus |α| · |ΣP,M,I | · 2
|Γ(α)| sont vides. Ce qui conclut la preuve.






que L(Alin) = Lin(α). Pour cela, nous fixons tout d’abord les constantes Kexpr et Kres telles
que de´finies dans le lemme 2.7, et nous utilisons la convention suivante : si m = [E, λ,≤]
est un msc causal et E′ un sous-ensemble de E, alors la restriction de m a` E′ est abusive-
ment note´e m′ = [E′, λ,≤]. De plus, e´tant donne´ un chemin ρ de Aα, qui est, rappelons-le,
le Γ(α)⋆-automate ayant le meˆme langage que α dans le mono¨ıde (Γ(α)⋆, ·), nous notons
LMSC((P,M,I),D)(ρ) l’interpre´tation du mot u ∈ Γ(α)
⋆ e´tiquetant ρ dans MSC((P,M, I), D).
Nous donnons, tout d’abord, une ide´e intuitive de la construction de Alin. Pour un mot σ
dans Σ⋆P,M,I , Alin va deviner un chemin acceptant ρ de Aα et ve´rifier que σ appartient a` l’en-
semble des line´arisation desmsc causaux engendre´s par ρ, c’est-a`-dire Lin(LMSC((P,M,I),D)(ρ)).
Pour cela, apre`s avoir lu un pre´fixe σ′ de σ, Alin me´morise une se´quence de C-sous-chemins de
ρ a` partir desquels σ′ a e´te´ “line´arise´”. En utilisant le lemme 2.7, il est clair qu’a` chaque mo-
ment, il faut retenir au plus Kexpr tels C-sous-chemins. De plus, pour chaque C-sous-chemin,
il faut conserver un nombre borne´ d’informations, qui est conserve´ dans une structure appele´e
“segment”.
Segment Un k-segment est un k-uplet (n1, Σ̂1,W1, n
′
1) . . . (nk, Σ̂k,Wk, n
′
k), ou` pour tout
i ∈ {1, . . . , k}, ni, n
′
i ∈ S, Σ̂i est un sous-ensemble non vide de ΣP,M,I , et Wi est un msc
causal dont le nombre d’e´ve´nements est borne´ par Kres. De plus, pour tout i ∈ {1, . . . , k−1},
pour tout i ≤ j ≤ k, pour tout σ ∈ Σ̂j , σ commute avec toutes les lettres e´tiquetant des
e´ve´nements de Wi, c’est-a`-dire pour tout e ∈ EWi , σ I λWi(e).
De manie`re intuitive, un 1-segment (n, Σ̂,W, n′) se souvient d’un C-sous-chemin ρ de Aα
qui commence en n et se termine en n′. De plus, Σ̂ est l’ensemble des actions qui e´tiquettent
les e´ve´nements de LMSC((P,M,I),D)(ρ) qui ont de´ja` e´te´ line´arise´s. Enfin, W est la restriction
de LMSC((P,M,I),D)(̺) a` l’ensemble des e´ve´nements qui n’ont pas encore e´te´ line´arise´s.





f ) de la manie`re
suivante :
– Comme e´nonce´ plus haut, S′ est l’ensemble des Kexpr-segments ;
– L’e´tat initial est S′i = {ε}, ou` ε est la se´quence vide ;
– Un e´tat est final si, et seulement si, il est compose´ d’un unique segment θ = (n, Σ̂, ǫ, n′)
tel que n ∈ Si et n
′ ∈ Sf (et Σ̂ est un quelconque sous-ensemble non vide de ΣP,M,I) ;
– La relation de transition s⇒sˆ de Alin est la plus petite relation satisfaisant les 5 condi-
tions suivantes (ou` s = θ1 . . . θkθk+1 . . . θℓ, avec θi = (ni, Σ̂i,Wi, n
′
i)) :
1) “Cre´er un nouveau segment” Si n
m
→ n′ dans Aα, notons e un e´le´ment minimal de
m (qui existe car Aα est sans espsilon transitions). Notons alors θ = (n, {λm(e)},m−
{e}, n′). Si sˆ = θ1 . . . θkθθk+1 . . . θℓ est un Kexpr-segment, alors s⇒sˆ ;
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2)“Ajouter au de´but d’un segment” Si n
m
→ n′ dans Aα, notons e un e´le´ment minimal
de m (qui existe car Aα est sans espsilon transitions) et si n
′ = nk+1, notons θˆ =
(n, {λm(e)} ∪ Γk+1, (m− {e})⊚D W,n
′
k+1). Si sˆ = θ1 . . . θkθˆθk+2 . . . θℓ est un Kexpr-
segment, alors s⇒sˆ ;
3)“Ajouter a` la fin d’un segment” Si n
m
→ n′ dans Aα, notons e un e´le´ment minimal
de m (qui existe car Aα est sans espsilon transitions) et si n = n
′
k, notons θˆ =
(nk,Γk ∪ {λm(e)},W ⊚D (m − {e}), n
′). Si sˆ = θ1 . . . θk−1θˆθk+1 . . . θℓ est un Kexpr-
segment, alors s⇒sˆ ;
4)“Fusionner deux segments” Si n
m
→ n′ dans Aα, notons e un e´le´ment minimal de m
(qui existe car Aα est sans espsilon transitions) et si n = n
′
k et n
′ = nk+1, notons θˆ =
(nk,Γk∪{λm(e)}∪Γk+1,Wk⊚D(m−{e})⊚DWk+1, n
′
k+1). Si sˆ = θ1 . . . θk−1θˆθk+2 . . . θℓ
est un Kexpr-segment, alors s⇒sˆ ;
5) “Consommer un e´ve´nement” Si Wk est non vide, notons e un e´le´ment minimal de
Wk, θˆ = (nk,Γk ∪ {λWk(e)},Wk − {e}, n
′
k) et sˆ = θ1 . . . θk−1θˆθk+1 . . . θℓ. Alors, s⇒sˆ.
Si l’on s’inte´resse a` des chmsc causaux, la construction pre´ce´dente est pratiquement in-
change´e. En effet, il suffit, alors, de rajouter l’e´tat des canaux de communication a` chaque
composant d’un k-segment. Cet e´tat, code´ par une fonction qui associe a` chaque e´le´ment
(p,m, q) de P ×M × P un entier, indique le nombre de messages m envoye´s entre p et q
qui ont de´ja` e´te´ line´arise´s pour le C-chemin courant. Il faut alors s’appuyer sur la proprie´te´
de suˆrete´, qui dit que, pour tout cycle, les nombres d’envois et de re´ceptions de messages
sont identiques, pour montrer que l’e´tat des canaux est borne´. Le nombre d’e´tats de Alin est
modifie´ par un facteur (|b||P|
2·|M|)Kexpr , ou` b est la borne universelle du chmsc D-causal suˆr
conside´re´ et |P|2 · |M| le nombre de canaux de communication.
Nous avons termine´ de construire Alin. Il reste maintenant a` prouver que cette construc-
tion est correcte, afin de comple´ter la preuve du the´ore`me 2.5. C’est ce que nous faisons avec
le lemme suivant.
Lemme 2.8 σ ∈ Σ⋆P,M,I est accepte´ par Alin si, et seulement si, σ est dans Lin(α).
Preuve: Soit σ = a1a2 . . . ak, un mot de Lin(α). Prenons ensuite un chemin acceptant
ρ dans Aρ, tel que ρ = n0
m1→ . . .
mℓ→ nℓ, tel que σ soit une line´arisation de LMSC((P,M,I,)D)(ρ).
Nous avons donc LMSC((P,M,I),D)(ρ) = (E, λ,≤) avec E = {e1, e2, . . . , ek} et λ(ei) = ai pour
i = 1, . . . , k. De plus, ei ≤ ej implique que i ≤ j pour tout i, j dans {1, . . . , k}. Conside´rons
maintenant les configurations Ci = {e1, . . . , ei}, pour i = 1, . . . , k. Nous pouvons associer a`
chaque Ci un e´tat si de Alin de la manie`re suivante : conside´rons une configuration Ci fixe´e.
Posons ρ = . . . ̺1 . . . ̺2 . . . ̺h . . . ou` ̺1, ̺2, . . ., ̺h sont les C-chemins de ρ. Posons ensuite
si = θ1 . . . θh, ou` θj = (nj , Σ̂j ,Wj , n
′
j) avec nj e´tant l’e´tat initial de ̺j et Σ̂j l’ensemble des
λ(e) pour tous les e´ve´nements e qui sont a` la fois dans LMSC((P,M,I),D)(̺j) et Ci. Wj le msc
causal issu de la restriction de LMSC((P,M,I),D)(ρ) au le Ci-re´sidu de ̺j . Finalement, n
′
j est
l’e´tat final de ̺j .
Il est maintenant possible de ve´rifier que ε
a1⇒ s1 . . . sk−1
ak⇒ sk est un chemin acceptant
de Alin. Inversement, e´tant donne´ un chemin acceptant de Alin, il est trivial de construire le
chemin acceptant correspondant dans A.
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Nous avons donc montre´ que le test syntaxique de re´gularite´ (a` savoir que le graphe
de communication est fortement connexe et que tout cycle est D-connexe) permettait de
construire effectivement un automate Alin qui reconnaˆıt les line´arisations de A. Nous donnons
maintenant un re´sultat supple´mentaire concernant la taille de l’automate Alin construit.
Proposition 2.9 Soit (ΣM,P,I , D), un alphabet concurrent localise´. Pour tout hmsc D-
causal re´gulier α, notons m = max{|Eγ | | γ ∈ Γ(α)}. Alors, le nombre d’e´tats de l’automate
qui reconnaˆıt Lin(α) est borne´ par :(
|α|2 · 2|ΣP,M,I | · 2|α|·|ΣP,M,I |·2
|Γ(α)|·m
)|α|·|ΣP,M,I |·2|Γ(α)|
Preuve: Pour la complexite´, il faut compter le nombre de Kexpr-segments. En s’ap-
puyant sur le lemme 2.7, on obtient le re´sultat escompte´.
Mise en œuvre
Rappelons le re´sultat montre´ dans la partie pre´ce´dente : tout (c)hmsc causal re´gulier
ge´ne`re un ensemble re´gulier de msc. Il suffit alors d’appliquer le re´sultat de [Baudru 07],
disant que tout ensemble re´gulier des msc peut eˆtre mis en œuvre avec donne´es par un
re´seau borne´ et sans blocage d’automates communicants a` e´tats finaux locaux, pour obtenir
que tout (c)hmsc causal re´gulier peut eˆtre mis en œuvre avec donne´es par un re´seau borne´ et
sans blocage d’automates communicants a` e´tats finaux locaux. Nous introduisons maintenant
une proposition permettant de de´composer ces re´seaux d’automates communicants en une
union finie de re´seaux sans blocage d’automates communicants de´terministes.
Proposition 2.10 Soit C0, l’ensemble des re´seaux sans blocage d’automates communicants,
avec e´tats initiaux et finaux locaux. Alors, pour tous les re´seaux (Ap)p∈P et (A
′
p)p∈P dans C0
tels que, pour tout p ∈ P, L(Ap) = L(A
′
p) on a : L(
f





Preuve: Supposons que les langages L(
f




p) soient diffe´rents. Sup-
posons alors que l’on puisse trouver un mot u tel que u ∈ L(
f





Tout d’abord, les re´seaux de C0 e´tant a` e´tats initiaux et finaux locaux, nous pouvons, pour
tout chemin acceptant ρ dans le re´seau (Ap)p∈P et tout p ∈ P, trouver un chemin accep-
tant ρp dans l’automate Ap tel que la projection du mot e´tiquetant ρ sur Σp soit exacte-
ment le mot e´tiquetant ρp. Ainsi, si u est dans L(
f
p∈P Ap) alors, pour tout i ∈ {1, . . . , |P|},




p) alors, il existe un i ∈ {1, . . . , |P|}
tel qu’aucun chemin acceptant de A′i ne soit e´tiquete´ par πΣi(u), et donc πΣi(u) /∈ L(A
′
i).
Finalement, πΣi(u) ∈ L(Ai) et πΣi(u) /∈ L(A
′
i), c’est-a`-dire L(Ai) 6= L(A
′
i). Contradiction.
Il suffit ensuite de remarquer que, par de´finition, et en notant A
kp
p l’automate Ap ayant













Ainsi, tout re´seau sans blocage d’automates communicants a` e´tats finaux locaux est e´quiva-
lent a` une union finie de re´seaux sans blocage d’automates communicants a` e´tats initiaux et
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finaux locaux. Il suffit ensuite d’appliquer la proposition 2.10 pour remplacer chaque A
kp
p par
l’automate minimal et de´terministe qui a le meˆme langage.
Remarquons que cette construction ne marche pas avec la de´finition de re´seau d’automates
communicants de´terministes de [Henriksen 05], ni avec les re´seaux d’automates asynchrones
(voir, par exemple, la figure 1.2).
Ceci conclut la seconde partie de la preuve du the´ore`me 2.5. Nous avons donc montre´ que
tout chmsc re´gulier e´tait e´quivalent (a` renommage pre`s) a` une union finie de re´seaux sans
blocage d’automates communicants de´terministes, a` e´tat initiaux et finaux locaux. Ainsi, il est
possible de mettre en œuvre n’importe quel chmsc re´gulier par un ensemble de programmes
de´terministes et paralle`les, communiquant par e´change de messages et dont les canaux de
communication sont borne´s.
2.3 Equivalence entre syste`mes borne´s
Dans la partie pre´ce´dente, nous avons montre´, avec le the´ore`me 2.5, que les chmsc causaux
re´guliers ont un langage de line´arisation re´gulier, et donc expriment une classe de comporte-
ments simulables par des automates. Il est, ensuite, imme´diat d’appliquer tous les re´sultats
de de´cidabilite´ issus du monde des automates aux mode`les de spe´cification de haut niveau
que nous e´tudions dans cette the`se.
Dans cette partie, nous allons nous inte´resser a` un proble`me d’e´quivalence pour une sous
classe des chmsc causaux. Nous allons montrer que les descriptions de syste`mes paralle`les et
re´partis, donne´es a` l’aide d’un re´seau borne´ d’automates dits mixtes, car localement asyn-
chrones et globalement communicants, sont e´quivalentes, au niveau de l’expressivite´, aux
descriptions donne´es a` l’aide de mode`les de haut niveau, appele´s chmsc faiblement re´guliers
et cohe´rents.
Cette partie est organise´e de la manie`re suivante. Tout d’abord, nous de´finissons dans
la partie 2.3.1 la classe syntaxique des chmsc causaux faiblement re´guliers et cohe´rents.
Puis, nous introduisons, dans la partie 2.3.2, un nouveau mode`le de bas niveau compose´
de re´seaux d’automates mixtes, car localement asynchrones et globalement communicants et
nous e´nonc¸ons le the´ore`me d’e´quivalence pour les syste`mes borne´s. Enfin, ce the´ore`me est
de´montre´ dans la partie 2.3.3.
2.3.1 HMSC causaux faiblement re´guliers et cohe´rents
Nous allons donc montrer un re´sultat d’e´quivalence entre langages de spe´cifications et
mode`les ope´rationnels pour les syste`mes paralle`les et re´partis borne´s. Pour cela, nous intro-
duisons a` nouveau une restriction syntaxique des chmsc causaux, appele´s chmsc cohe´rents.
Cette classe va repre´senter des chmsc causaux dont la relation de de´pendance utilise´e lors de
la composition et la causalite´ lie´e aux messages permettent de de´finir entie`rement l’ordre qui
apparaˆıt dans les cmsc causaux engendre´s.
De´finition 2.11 (cohe´rence) Soient (ΣP,M,I , D), un alphabet concurrent localise´ et α, un
chmsc D-causal. Pour m ∈ Γ(α), notons m = [E,≤, λ], ≺ la re´duction transitive de ≤, ≪
la causalite´ lie´e aux messages et ≺D= {(e, e
′) ∈≺| λ(e)D λ(e′)} la causalite´ imme´diate lie´e
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a` la de´pendance. α est dit (D-)cohe´rent si pour tout m ∈ Γ(α), ≤= (≺D ∪ ≪)
⋆, c’est-a`-dire
si la causalite´ de chaque msc causal de α est due uniquement aux e´changes de messages et a`
la relation de de´pendance.
Le hmsc causal pre´sente´ dans la figure 2.9 est cohe´rent. En effet, sur chaque instance, les
e´ve´nements qui sont causalement relie´s sont de´pendants : la causalite´ globale peut eˆtre donc
infe´re´e uniquement a` partir de D et de ≪.
De plus, la cohe´rence est une proprie´te´ syntaxique locale : elle est testable en temps po-
lynomial en la taille du chmsc teste´. En effet, pour chaque cmsc causal fini qui apparaˆıt
dans l’expression du cHMSC causal a` tester, il suffit simplement d’en calculer sa re´duction
transitive et d’y ve´rifier la condition de cohe´rence.
Enfin, nous donnons une de´finition syntaxique le´ge`rement plus faible que la de´finition de
la re´gularite´ que nous avons donne´e dans le chapitre pre´ce´dent.
De´finition 2.12 (re´gularite´ faible) Soient (ΣP,M×D,I , D), un alphabet concurrent loca-
lise´, et α, chmsc D-causal. α est dit faiblement re´gulier si, pour toute sous-expression β⋆ de
α, pour tout m ∈ LMSC(P,M,I),D), le graphe oriente´ (Σ(m), D∪ ≪) est fortement connexe.
De plus les hypothe`ses (iii) et (iv) de la de´finition 2.4 doivent toujours eˆtre ve´rifie´es pour
assurer une politique de routage FIFO.
Nous pouvons comparer cette de´finition a` la re´gularite´ de la de´finition 2.4, pour laquelle
les msc m des boucles doivent avoir les graphes oriente´s (Σp(m), D) et (loc(Σp),≪ /∼loc)
fortement connexes. Clairement, la de´finition de la re´gularite´ implique la de´finition de la
re´gularite´ faible. De plus, cette de´finition donne imme´diatement un algorithme CoNP-complet
pour tester l’appartenance a` la classes des chmsc faiblement re´guliers.
2.3.2 Re´seaux d’automates mixtes
Nous pre´sentons maintenant le mode`le de bas niveau, appele´ re´seaux d’automates mixtes,
pour lesquels nous allons montrer que les re´seaux borne´s correspondent exactement aux hmsc
causaux faiblement re´guliers et cohe´rents. Plus pre´cise´ment, les re´seaux d’automates mixtes
sont des re´seaux localement asynchrones et globalement communicants et, par conse´quent,
leur de´finition s’inspire directement de la de´finition de ces re´seaux (voir les parties 1.2.3 et
1.3.4).
De´finition 2.13 (Re´seau d’automates mixtes) Soit (Tp)p∈P , un ensemble de noms de
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telle que :




f 〉 est un re´seau d’automates asynchrones ;







f 〉)p∈P , Sf 〉 est un re´seau d’automates communicants.










f 〉, Sf 〉 Un re´seau d’automates mixtes est dit compatible avec D si,
et seulement si, les automates Atp sont de´finis sur des alphabets Σ
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−→ q2 pour deux




−→ q2, avec I = Σ
2 − D. Il
est facile de voir qu’un langage de traces est re´gulier si, et seulement si, il est reconnu par
un automate D-diamant. Un re´seau d’automates communicants Ip-diamants est un re´seau
d’automates communicants dont tous les automates Ap sont Ip-diamants, pour p ∈ P, avec
Ip la projection de I sur le processus p.
Nous montrons maintenant que la condition syntaxique de la cohe´rence est ne´cessaire et
suffisante pour obtenir une e´quivalence entre des mode`les borne´s de bas niveau qui me´langent
interactions par e´change de messages et interactions par lectures et e´critures dans une me´moire
partage´e et des langages de spe´cification de´crits par des chmsc causaux faiblement re´guliers
et cohe´rents.
The´ore`me 2.14 Soient (ΣP,M,I , D), un alphabet concurrent localise´, I = Σ
2
P,M,I−D, Ip la
restriction de I au processus p ∈ P et L ⊆ MSC((P,M, I), D), un ensemble de msc. Alors,
les propositions suivantes sont e´quivalentes :
– L est le langage d’un chmsc D-causal faiblement re´gulier et D-cohe´rent ;
– L est le langage (avec ajout de donne´es) d’un re´seau sans blocage et universellement
borne´ d’automates communicants Ip-diamants ;
– L est le langage (avec ajout de donne´es) d’un re´seau sans blocage et universellement
borne´ d’automates mixtes a` e´tats finaux et compatibles avec D.
2.3.3 Preuve du The´ore`me 2.14 (e´quivalence de mode`les)
Dans cette partie, nous allons de´montrer le the´ore`me 2.14, a` savoir l’e´quivalence (a` renom-
mage pre`s) entre spe´cifications e´crites en chmsc causaux re´guliers et cohe´rents (lorsque la
relation d’inde´pendance est respecte´e a` l’inte´rieur des msc causaux) et un mode`le ope´rationnel
repre´sente´ par des re´seaux sans blocage et universellement borne´s d’automates mixtes (qui
sont localement asynchrones et globalement communicants).
Pour cela, nous allons nous appuyer sur plusieurs lemmes, dont l’organisation est re´sume´e
dans la figure 2.11.
Une partie des preuves que nous fournissons dans cette partie s’appuie sur le fait que le
re´seau d’automates communicants conside´re´ est sans blocage. Cette hypothe`se primordiale ne
nous permet pas, malheureusement, d’e´tendre cette construction au cas des chmsc causaux
globalement coope´ratifs et des re´seaux existentiellement borne´s d’automates mixtes. En effet,
il n’existe pas (et il semble difficile que cela soit possible) de caracte´risation des langages de
chmsc globalement coope´ratifs en terme de re´seau d’automates communicants sans blocage.
Lemme 2.15 Soient (ΣP,M×D,I , D), un alphabet concurrent localise´ et L ⊆ Σ
⋆
P,M×D,I un
langage re´gulier. L est le langage d’un re´seau sans blocage et universellement borne´ d’auto-
mates communicants Dp-diamants et a` e´tats finaux locaux si, et seulement si, L est le langage
d’un re´seau sans blocage et universellement borne´ d’automates mixtes compatibles avec D et
a` e´tats finaux locaux.
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HMSC D-causaux faiblement t
re´guliers et cohe´rents s
c
re´seaux borne´s et sans blocage Lemme 2.15
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Fig. 2.11 – Re´sume´ des e´tapes de la preuve d’e´quivalence.
Preuve: Soit 〈Si, (Ap)p∈P〉, un re´seau sans blocage et universellement borne´ d’auto-
mates communicants Dp-diamants et a` e´tats finaux locaux. Par de´finition du langage d’un
re´seau d’automates communicants, ce re´seau est e´quivalent a` une union de re´seaux (Akp)p∈P
sans blocage et universellement borne´s d’automates communicants a` e´tats initiaux et finaux
locaux. De plus, le langage est toujours re´gulier, ces re´seaux sont donc universellement borne´s
([Henriksen 05]). Ainsi, en notant A
kp














Ap e´tant Dp-diamant, chaque A
k
p est Dp-diamant. Nous pouvons alors utiliser la proposi-
tion 2.10 et le re´sultat de [Zielonka 89, Baudru 07] (th. 1.14) pour transformer chaque auto-
mate local en re´seau sans blocage d’automates asynchrones a` e´tats finaux locaux. Ainsi,
chaque A
kp
p peut eˆtre de´compose´ en un ensemble de “threads” A
kp

















Enfin, par de´finition, nous avons : L(〈Si,
f








Inversement, e´tant donne´ un re´seau sans blocage et universellement borne´ d’automates
mixtes compatibles avec D et a` e´tats finaux locaux, il est possible, en appliquant la proposi-
tion 2.10, de construire une union de re´seaux universellement borne´s d’automates communi-
cants sans blocage et a` e´tats initiaux et finaux locaux, dont le langage de chaque automate
local est Dp-diamant. Cette union de re´seaux peut ensuite eˆtre repre´sente´e par un unique
re´seau, en choisissant des e´tats initiaux globaux adapte´s. Ce qui conclut la preuve de ce
lemme.
Lemme 2.16 Soient (ΣP,M,I , D), un alphabet concurrent localise´, I = Σ
2
P,M,I − D, Ip, la
projection de I sur le processus p et α, un chmsc causal D-cohe´rent et re´gulier. Alors, α
peut eˆtre mis en œuvre avec donne´es par un re´seau sans blocage et universellement borne´
d’automates communicants a` e´tats finaux locaux et Ip-diamants.
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Preuve: Nous allons montrer ce re´sultat en trois e´tapes. La premie`re e´tape consiste a`
traduire un chmsc causal faiblement re´gulier et cohe´rent en chmsc re´gulier. Notons qu’en
l’absence de l’hypothe`se de cohe´rence dans la partie 2.2.3, nous avons du faire une preuve
beaucoup plus technique pour montrer un re´sultat similaire. La seconde e´tape consiste a` uti-
liser [Baudru 07] (the´ore`me. 1.32) pour obtenir un re´seau sans blocage et borne´ d’automates
communicants a` e´tats finaux. Enfin, la dernie`re e´tape consiste a` faire localement le produit de
ces automates pour obtenir le re´sultat de´sire´ et a` montrer que les automates communicants
Ap sont bien Ip-diamants.
Construction d’un cHMSC a` partir d’un cHMSC causal Etant donne´ ΣP,M,I un
alphabet global e´tiquetant un cmsc causal, notons Σ bP, cM,bI l’alphabet global de´fini sur l’al-
phabet de processus P̂ = 2P , sur l’alphabet de messages M̂ = (M∪ {ma | a ∈ ΣP,M,I})
et l’alphabet d’actions internes Î = ΣP,M,I . Soit a ∈ ΣP,M,I , une action. L’ensemble des
threads associe´s a` a, note´ thr(a) est l’ensemble des T ∈ 2P maximaux tels que (T,D) forme
un graphe complet et tels que a ∈ T .
Pour cette preuve, nous devons conside´rer l’e´tat des canaux, donc nous reprenons la
notation de la partie 1.3.3. Fixons (c, χ), un cmsc D-causal, avec c un pomset e´tiquete´ par
ΣP,M,I et χ un e´tat de canal.
Conside´rons, tout d’abord, un e´ve´nement e de Ec. Notons a = λ(e) et notons tk le “plus
grand” (pour l’ordre lexicographique par exemple) thread de thr(a) = {t1 . . . tk}. Nous avons
alors :
– si a = p(i), alors notons ê un e´ve´nement e´tiquete´ par tk(i) ;
– si a = p!q(m) et ul est le plus grand tread de thr(q?p(a)), alors notons ê un e´ve´nement
e´tiquete´ par tk!ul(m) ;
– si a = p?q(m) et ul est le plus grand tread de thr(q!p(a)), alors notons ê un e´ve´nement
e´tiquete´ par tk?ul(m).
Nous construisons, ensuite, le pomset ĉe e´tiquete´ par Σ bP, cM,bI , constitue´ d’une chaˆıne de
message de type ma, allant de t1 a` tk. Cette barrie`re est suivie de l’action ê sur le processus
tk et enfin, d’une seconde chaˆıne de messages de type ma allant, cette fois-ci de tk a` t1. La








Fig. 2.12 – bce, pour un e´ve´nement e de Em tel que λ(e) = p(i) et thr(p(i)) = {t1, t2, t3).
Etant donne´ (c1, χ1) et (c2, χ2) tels que (c, χ) = (c1, χ1)◦ (c2, χ2) et e un e´le´ment minimal
de c2, il est facile de caracte´riser χ̂e, l’e´tat du canal juste avant l’exe´cution de ĉe : il suffit
d’associer le contenu du canal (p,m, q) de χ2 au canal (t,m, u) de χ̂e, ou` t et u sont les plus
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grands threads de thr(p) et thr(q) et d’associer 0 a` tous les nouveaux canaux cre´e´s. Etant
donne´ un e´ve´nement e du cmsc causal (c, χ), on peut donc construire un cmsc (ĉe, χ̂e) cor-
respondant.
Enfin, cette construction peut se ge´ne´raliser a` tout cmsc causal (c, χ) : soit e1 < . . . < e|Ec|
une extension line´aire de c qui de´finit une suite de cmsc causaux (ci, χi) = ({ei}, χei)
avec χei construit a` partir de la de´composition de (c, χ) en (c1, χ1) ◦ . . . ◦ (ci−1, χi−1) et
(ci, χi)◦. . .◦(c|Ec|, χ|Ec|). Alors, nous pouvons construire (ĉ, χ̂) = (ĉe1 , χ̂e1)◦. . .◦(ĉe|Ec| , χ̂e|Ec|),
le cmsc correspondant au cmsc causal (c, χ).
Enfin, de´finissons φ : Σ bP, cM,bI → ΣP,M,I comme la fonction suivante : φ(t(a)) = a et sinon
φ(b) = ε. Cette fonction peut eˆtre e´tendue aux ensembles e´tiquete´s φ((E, λ)) = ({e | φ(e) 6=
ε}, φ) puis aux pomsets : φ([E,≤, λ]) = (φ(E),≤ ∩φ(E)2, λ]). Remarquons clairement que si
c est cohe´rent, alors φ(ĉ) est exactement c.
Etant donne´ un chmsc causal α, notons α̂ le chmsc obtenu en remplac¸ant chaque cmsc
causal (c, χ) apparaissant dans l’expression rationnelle par le chmsc (ĉ, χ̂) construit par la
me´thode de´finie ci-dessus. La` encore, remarquons que si α est cohe´rent, l’ensemble des pomsets
e´tiquete´s par ΣP,M,I engendre´ par φ(LMSC( bP, cM,bI)(α̂)) est exactement L(MSC(P,M,I),D)(α).
Mise en œuvre du cHMSC Remarquons ensuite que si α est faiblement re´gulier, alors
α̂ est un hmsc re´gulier. Supposons maintenant que nous avons un chmsc causal α cohe´rent
et faiblement re´gulier. En appliquant directement [Baudru 07] (the´ore`me 1.32) sur le chmsc
α̂, on obtient un re´seau C(α̂) universellement borne´ et sans blocage d’automates commu-
nicants a` e´tats finaux locaux qui met en œuvre α̂, avec ajout de donne´es. On obtient alors
que φ(L(C(α̂))) correspond exactement a` φ(Lin(α̂)) = Lin(α), modulo des ajouts de donne´es.
Produit des automates communicants locaux A partir de C(α̂), nous cherchons main-
tenant a` reconstruire un re´seau d’automates communicants C′ qui travaille sur les proces-
sus P (et non plus sur P̂ = 2P). Pour cela, pour toutes les lettres a ∈ ΣP,M,I telles que
loc(a) = {t1 . . . tr}, conside´rons les automates At1 . . .Atr de C(α̂) correspondants. Si il existe
















−−−−−−−−−→ y1, â ayant comme forme :
– tr(p(i)) si a est une action interne, c’est a` dire si a = p(i) ;
– tr!u(m, d) si a est un envoi de message, c’est a` dire si a = p!q(m) ;










Alors, nous ajoutons les e´tats x = (x1, . . . , xr) et y = (y1, . . . , yr) a` l’automate Aloc(a) de
C′, ainsi qu’une transition x
a′
−→ y, ou` a′ = a si a est une action interne, mais a′ = p!q(m, d)
ou a′ = p?q(m, d) si a correspond a` un envoi ou une re´ception de donne´es (avec d la donne´e
rajoute´e par Atr).
De plus, e´tant donne´ un e´tat z = (z1, . . . , zk) de C
′, si pour tous les i tels que 1 ≤ i ≤ k, zi
est final dans Ati , alors nous ajoutons z aux e´tats finaux de Aloc(a). De plus, si (n1, . . . , n|2P |)
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est un e´tat initial de C(α̂), alors nous ajoutons, pour chaque T = {t1 . . . tk} ⊆ 2
P tel que
∃p ∈ P avec p ∈ ti, (nt1 , . . . , ntk) aux e´tats initiaux de C(α̂).
Il est alors imme´diat de voir que les Ap ainsi de´finis sont Ip diamants : en effet, si ab peut
eˆtre tire´ dans Ap, avec aIp b, alors notons thr(a) = {t1 . . . tk} et thr(b) = {tk+1 . . . tl}. Comme
a et b sont inde´pendants, tous les ti sont distincts, pour 1 ≤ i ≤ i. Il existe donc des e´tats
x1 . . . xl et y1 . . . yl dans les automates At1 . . .Atl de C(α̂), tels que q1 = (. . . , x1 . . . xl . . .)
a
−→
(. . . y1 . . . ykxk+1 . . . xl)
b
−→ q2 = (. . . y1 . . . ykyk+1 . . . yl) dans Ap. Nous pouvons donc trouver




−→ q2, ce qui montre finalement que Ap est
Ip-diamant.
Enfin, par construction, le nouveau re´seau C′ est un re´seau borne´ et sans blocage d’auto-
mates communicants a` e´tats finaux dont le langage est, modulo ajout de donne´es, exactement
φ(Lin(α̂)). Il met donc en œuvre, avec ajout de donne´es, le chmsc causal Lin(α).
Lemme 2.17 Soient (ΣP,M×D,I , D), un alphabet concurrent localise´, I = Σ
2
P,M,I −D, Ip,
la projection de I sur le processus p et C = 〈Si, (Ap)p∈P〉, un re´seau sans blocage et universel-
lement borne´ d’automates communicants a` e´tats finaux locaux et Ip-diamant. Alors, il existe
α, un chmsc D-causal faiblement re´gulier et cohe´rent que C met en œuvre.
Preuve: La preuve s’effectue en trois e´tapes, de manie`re quasiment identique a` ce qui
a e´te´ propose´ par Genest dans [Genest 05], page 80.
La premie`re e´tape consiste a` calculer la borne b du re´seau C. Graˆce a` cette borne b, il est
possible d’encoder, dans les actions, l’e´tat du canal, a` la manie`re de Kuske dans [Kuske 03].
On peut ainsi, dans une deuxie`me e´tape, remplacer les actions a!q(m, d) ou a = p?q(m, d) par
des actions (a, i) avec 0 ≤ i ≤ b− 1, ou` i est le nombre, modulo b, de messages de´ja` envoye´s
entre p et q au moment ou` l’e´ve´nement e´tiquete´ par a a lieu. De meˆme, on remplace les
actions a = p(i) par (a, 0). Il faut alors adapter l’encodage original de Kuske pour introduire
une nouvelle relation de de´pendance D̂, qui prend en compte la relation de de´pendance D
de´finie sur les actions. Cette nouvelle relation est de´finie de la manie`re suivante : (a, i)D̂ (b, j)
si aD b ou si a = p!q(m, d), b = q?p(m, d) et j = i+ 1 mod b (et inversement). On note alors
((ΣP,M,D, b), D̂) l’alphabet concurrent qui correspond a` ce nouvel e´tiquetage et Ĉ le re´seau
d’automates communicants obtenu par cette transformation.
La troisie`me e´tape consiste a` calculer l’automate global Ag, a` partir du re´seau d’auto-
mates communicants Ĉ. Il est clair que Ag est Î-diamant, avec Î = (ΣP,M,D, b)
2 − D̂ et que
l’image du langage de Ag par θ((a, i)) = a donne le meˆme langage que celui de C.
Pour la dernie`re e´tape, Ochmanski a montre´ dans [Ochmanski 85] qu’il e´tait possible de
construire un Σ⋆P,M,I-automate ALNF potentiellement plus gros qui reconnaisse un ensemble
de repre´sentants du langage de traces de Ag (Ag, qui lui est clos par commutation). Plus
pre´cise´ment, ces repre´sentants sont les formes normales lexicographiques du langage de traces
LM(ΣP,M,I ,D)(Ag) de´finis comme suit : un mot v ∈ Σ
⋆
P,M,I , v est la forme normale lexico-
graphique de la trace w si, et seulement si, pour toute de´composition v = xabz avec aIb,
a < b, avec < un ordre total sur ΣP,M,I . Ochmanski a, de plus, montre´ que cet automate
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avait des boucles D-connexes. Il suffit alors de prendre l’image de ALNF par φ((a, i)) = a et
d’interpre´ter le re´sultat comme un chmsc D-causal pour obtenir le re´sultat voulu. Notons,
en particulier, que ce re´sultat implique que le chmsc reconstruit est bien faiblement re´gulier
mais qu’il a peu de chance d’eˆtre re´gulier.
2.4 Conclusions et perspectives
Re´sume´
Dans ce chapitre, nous avons commence´ a` e´tendre aux chmsc causaux, les nombreux
re´sultats concernant la mise en œuvre de chmsc par des re´seaux d’automates communicants.
En particulier, nous avons montre´ deux re´sultats importants.
D’une part, nous avons montre´ que la classe des chmsc causaux re´guliers peut eˆtre si-
mule´e par des automates. Cette traduction permet donc d’utiliser les nombreuses proprie´te´s
de´cidables de ces structures (en particulier : de´cidabilite´ des proble`mes de l’appartenance, de
l’inclusion et de la vacuite´ de l’intersection) afin de proposer des solutions a` des proble`mes
re´pute´s difficiles pour les syste`mes paralle`les et re´partis. Cependant, bien que le pouvoir
d’expression des hmsc causaux re´guliers soit plus grand que celui des hmsc re´guliers (car ils
permettent d’exprimer des comportements qui ne sont pas finiment engendre´s), le pouvoir
d’expression des chmsc causaux re´guliers est identique a` celui des chmsc re´guliers. En par-
ticulier, les chmsc causaux re´guliers permettent de spe´cifier seulement une classe restreinte
de syste`mes paralle`les et re´partis, les syste`mes dont les canaux de communication ont une
capacite´ borne´e. Afin de re´soudre ce proble`me d’expressivite´, nous verrons, dans le chapitre
suivant, comment ge´ne´raliser une partie de bonnes proprie´te´s de de´cision lie´es aux automates,
a` des syste`mes infinis.
D’autre part, nous avons montre´ que la classe des chmsc causaux re´guliers et cohe´rents
a un pouvoir d’expression e´quivalent a` celui des re´seaux sans blocage et universellement
borne´s d’automates mixtes, c’est-a`-dire des automates localement asynchrones et globalement
coope´ratifs. Ce re´sultat permet de caracte´riser une sous-classe inte´ressante (bien qu’ayant un
espace d’e´tats borne´s) de re´seaux paralle`les et re´partis complexes, me´langeant des commu-
nications par me´moire partage´e et par envois de messages asynchrones. Cependant, encore
une fois, ces re´sultats d’e´quivalence se restreignent aux syste`mes borne´s. Nous n’avons pas de
solution, pour le moment, afin d’obtenir des re´sultats similaires sur des syste`mes non borne´s,
principalement car nous ne savons pas caracte´riser les chmsc globalement coope´ratifs qui
peuvent eˆtre mis en œuvre sans blocage.
Perspectives
De nombreux proble`mes e´voque´s dans cette partie restent ouverts. En effet, l’e´tat de l’art
pre´sente´ en de´but de ce chapitre indique qu’il existe plusieurs techniques de mise en œuvre et
nous nous sommes inte´resse´s, dans cette the`se, uniquement a` celles qui ajoutent des donne´es
dans les messages et qui manipulent des syste`mes borne´s. Ainsi, nous pouvons fixer, pour
continuer les travaux entame´s dans ce chapitre, deux perspectives principales.
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La premie`re perspective consisterait a` ge´ne´raliser les re´sultats obtenus sur les chmsc
pour la mise en œuvre sans ajout de donne´es. La classe “ide´ale” a` e´tendre est, dans ce cas,
celle des chmsc a` choix local qui permettent de re´partir le controˆle global sur les diffe´rents
processus. Les chmsc qui sont dans cette classe de´finissent des comportements ou` tous les
processus implique´s dans un choix global posse`dent, dans leur passe´ causal, un e´ve´nement
commun. Le processus sur lequel est localise´ cet e´ve´nement est charge´ d’effectuer a` l’avance
ce choix global. En fonction de l’e´tiquette qu’il donne a` cet e´ve´nement commun, chaque
processus implique´ dans le choix est capable d’effectuer localement un choix cohe´rent avec
ceux des autres processus. Dans le cadre des chmsc causaux, la de´marche resterait la meˆme, la
modification a` apporter entrerait dans le calcul du passe´ causal afin de trouver un e´ve´nement
commun.
La premie`re solution consisterait a` simuler exactement l’ensemble des msc que peut
ge´ne´rer un chmsc conside´re´. Le passe´ conside´re´ est celui de tous les ordres causaux ge´ne´re´s.
Cependant, avec cette de´finition, plus la relation d’inde´pendance I est forte, plus la mise
en œuvre sans donne´e est difficile : en effet, augmenter I va diminuer le nombre de chaˆınes
causales dans le passe´ de chaque processus, et il sera plus difficile d’y trouver un e´ve´nement
unique situe´ sur le processus charge´ d’effectuer le choix global.
La seconde solution consisterait a` profiter de la relation d’inde´pendance pour choisir, pour
chaque ordre causal ge´ne´re´ par le hmsc causal conside´re´, un unique msc a` simuler. Ainsi,
augmenter la relation d’inde´pendance simplifierait la mise en œuvre. Une mise en œuvre
donne´e correspondrait alors a` un choix, effectue´ par un ordonnanceur de “threads” attache´
a` chaque processus, de l’exe´cution qui facilite le plus la mise en œuvre de la spe´cification
globale. Un hmsc causal serait alors vu comme une spe´cification pour laquelle une certaine
liberte´ est pour la mise en œuvre.
La seconde perspective consiste a` ge´ne´raliser les re´sultats obtenus sur les chmsc causaux
re´guliers pour la mise en œuvre, avec donne´es, de comportements borne´s. En effet, la critique
principale que nous pouvons faire sur nos travaux est le fait que nous obtenons des re´sultats
d’e´quivalence entre mode`les de spe´cification et mode`les d’exe´cution uniquement pour des
syste`mes borne´s. Or, en ge´ne´ral, cette borne de´pend du re´seau sous-jacent a` l’exe´cution de
notre syste`me, et c’est un parame`tre sur lequel nous ne pouvons influer. C’est meˆme un
parame`tre qui, en ge´ne´ral, n’est pas connu. Dans ce cadre, l’inte´reˆt de ce chapitre est de
donner les techniques de base qui permettront d’aller vers des e´quivalences de syste`mes non
borne´s. Les re´sultats obtenus utilisent principalement le fait que les chmsc re´guliers peuvent
eˆtre mis en œuvre sans blocage. Afin de ge´ne´raliser nos re´sultats aux syste`mes infinis, il
faudrait donc eˆtre capable de re´pondre a` la question : un chmsc globalement coope´ratif peut-
il eˆtre mis en œuvre avec donne´es par un re´seau sans blocage d’automates communicants ?
Bien qu’il semble difficile d’avoir une caracte´risation syntaxique d’une classe de tels chmsc,
la proposition 2.10 peut, peut-eˆtre, nous permettre de de´finir un test de mise en œuvre sans
blocage. En nous appuyant sur ce re´sultat, il nous semble possible, ensuite, d’utiliser les
meˆmes techniques de preuve pour identifier une sous-classe des chmsc causaux globalement
coope´ratifs et une sous-classe des re´seaux (non borne´s) d’automates communicants. Dans une







Nous avons vu, dans la partie I de ce document, diffe´rents mode`les pour spe´cifier des
syste`mes paralle`les et re´partis et nous avons introduit un mode`le mixte, localement asyn-
chrone et globalement communicant qui les ge´ne´ralise.
Ce chapitre constitue, avec le chapitre suivant, la partie II de cette the`se, consacre´e a` la
ve´rification de syste`mes mixtes. Plus pre´cise´ment, dans ce chapitre, nous nous inte´ressons a`
la ve´rification comple`te de mode`les. Ce qui signifie que nous e´tudions des techniques qui ont
vocation a` se de´rouler avant l’exe´cution du syste`me a` ve´rifier. De plus, nous supposons que
les proprie´te´s a` tester portent sur l’ensemble du mode`le a` ve´rifier.
Plus pre´cise´ment, nous proposons, dans ce chapitre, deux nouvelles approches pour la
ve´rification de spe´cifications de syste`mes paralle`les et re´partis.
Dans la premie`re approche, nous e´tendons les logiques temporelles classiques aux ordres
partiels. Nous conside´rons, ensuite, que la spe´cification a` tester est e´crite dans un langage
de haut niveau et de´crit, de manie`re concise en utilisant elle-aussi des ordres partiels, le
sche´ma d’interaction des diffe´rentes entite´s du syste`me. Nous montrons, dans ce cadre, qu’il
existe des me´thodes efficaces de “model-checking”, ayant des complexite´s similaires a` celles
de la ve´rification de syste`mes se´quentiels. Ce re´sultat de´montre l’inte´reˆt d’utiliser des ordres
partiels pour mode´liser des syste`mes paralle`les et re´partis : nous gagnons en concision graˆce
a` la mode´lisation, sans rien perdre au niveau de l’efficacite´ de la ve´rification : la perte se fait
au niveau de l’expressivite´ des mode`les et des logiques.
Dans la seconde approche, nous ge´ne´ralisons le langage de spe´cification utilise´ pour de´crire
le mode`le, mais nous restreignons la puissance des proprie´te´s ve´rifiables. Nous montrons que,
la` encore, les mode`les d’ordres partiels permettent de ve´rifier une large classe de syste`mes
que les me´thodes classiques de ve´rification ne sont pas capables de re´aliser.
Le chapitre suivant, lui aussi consacre´ a` la ve´rification, se focalisera sur des analyses
partielles de mode`les. Enfin, la partie III de ce document sera consacre´e a` la supervision de
syste`mes paralle`les et re´partis mixtes.
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Contexte
Les programmes informatiques sont de plus en plus gros et complexes. Malheureusement,
les me´thodes manuelles classiques de validation de logiciels (revues de code, simulations,
tests) ne passent pas a` l’e´chelle. La production de logiciels fiables, leur maintenance et leur
e´volution au fil du temps doivent donc passer par une automatisation : cela revient a` demander
a` l’ordinateur de trouver lui-meˆme les erreurs commises par le programmeur. Cet ensemble
de techniques automatiques, qui consistent a` ve´rifier un certain nombre de proprie´te´s de
bon fonctionnement d’un programme avant meˆme son exe´cution, forme le domaine de la
ve´rification statique de programmes.
Logiques temporelles
Le formalisme des logiques temporelles permet de raisonner a` propos des proprie´te´s d’un
syste`me, lie´es a` son e´volution au cours du temps. Ce formalisme existe dans de nombreux
domaines comme la physique, la philosophie, la linguistique, et il est aussi tre`s utilise´ en
informatique the´orique, et plus particulie`rement en logique. En particulier, ce formalisme a e´te´
introduit par Pnueli dans le domaine de la ve´rification de programmes ([Pnueli 77, Pnueli 81])
ou`, il a rapidement e´te´ montre´ qu’il permettait de de´crire aussi bien des proprie´te´s de vivacite´,
exprimant le fait qu’une bonne proprie´te´ peut arriver au syste`me ([Owicki 82]) ou de suˆrete´,
exprimant le fait qu’une mauvaise proprie´te´ n’arrivera jamais au syste`me ([Francez 86]).
Il existe deux types de logiques temporelles : celles qui parlent de “temps line´aire” et celles
qui parlent de “temps branchant” ([Emerson 90]). D’une part, dans les logiques temporelles
line´aires, on ne conside`re pour chaque instant qu’un seul futur possible, alors que, d’autre
part, dans les logiques temporelles branchantes, chaque instant dans le temps en a plusieurs.
De plus, certaines logiques permettent de spe´cifier des proprie´te´s sur les e´tats et les actions
produites par un mode`le, d’autres ne permettent d’exprimer que des proprie´te´s sur les actions
produites. La figure 3.1 montre un classement partiel des nombreuses logiques temporelles
existantes, en fonction de ces parame`tres.
e´tats / actions uniquement actions
temps line´aire LTL HML [Hennessy 85]
temps branchant CTL, CTL∗ ACTL, ACTL∗ [Nicola 90] PDL [Fischer 79]
Fig. 3.1 – Un aperc¸u des diffe´rentes logiques temporelles.
Model-checking
Le “model-checking” de´signe les techniques et algorithmes mis en jeu afin de ve´rifier
qu’une structure donne´e (appele´e le mode`le) est compatible avec un ensemble de proprie´te´s.
Ce concept est tre`s ge´ne´ral, mais dans les faits, le mode`le et les proprie´te´s appartiennent a`
des familles spe´cifiques de structures.
D’une part, le mode`le est, en ge´ne´ral, repre´sente´ par une structure contenant l’ensemble
des e´tats possibles de la me´moire associe´e a` l’exe´cution d’un programme. Ainsi, chaque e´tat
affecte une valeur a` toutes les variables utilise´es et me´morise le point courant de l’exe´cution
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du programme. Les programmes correspondant a` ces structures posse`dent des variables dont
la valeur appartient a` un domaine fini et posse`dent des appels re´cursifs borne´s. Bien que
restrictive, cette classe de mode`les permet ne´anmoins de de´crire nombre de protocoles de
communication (voir [Liu 89] par exemple). Chaque e´tat d’un programme fini peut eˆtre de´crit
de manie`re finie, et donc, par conse´quent, eˆtre de´crit par un nombre fini de propositions
boole´ennes atomiques. Ce type de structure logique est appele´ structure de Kripke.
D’autre part, les proprie´te´s a` ve´rifier sur le mode`le peuvent eˆtre exprime´es a` l’aide de for-
mules d’une logique temporelle quelconque qui utilise les propositions atomiques du mode`le.
Le proble`me du model-checking revient alors a` ve´rifier automatiquement que la struc-
ture de Kripke, correspondant a` un programme, satisfait une formule logique exprime´e dans
une logique temporelle donne´e. Cette technique est donc automatique, contrairement aux
me´thodes de preuves semi-automatiques, qui demandent l’intervention d’un eˆtre humain uti-
lisant l’ordinateur afin de guider la preuve de satisfiabilite´. Pour plus de de´tails concernant
le model-checking, se rapporter a` [Kurshan 94, Holzmann 97, Clarke 99, Berard 01].
Model-checking fonde´ sur les automates
Dans ce chapitre, nous nous concentrons sur une approche fonde´e sur la the´orie des
automates afin de re´soudre le proble`me du model-checking.
Pour les deux types de logique (line´aires et branchantes), des techniques algorithmiques
fonde´es sur les automates ont e´te´ de´veloppe´es avec succe`s, permettant d’obtenir les meˆmes
complexite´s que les techniques logiques classiques utilise´es pour ces mode`les. L’ide´e de base
est d’associer un automate d’une classe particulie`re a` chaque proprie´te´ a` ve´rifier, et ensuite,
d’utiliser des techniques classiques d’algorithmique sur les automates (comme l’intersection,
le test de vacuite´, etc.) afin de comparer cet automate et la structure de Kripke correspondant
au programme.
Pour les logiques line´aires, les automates correspondants sont les automates de mots infinis
[Lichtenstein 85b, Sistla 87, Vardi 94b], alors que pour les logiques branchantes, ce sont les
automates d’arbres infinis [Emerson 84, Streett 84, Emerson 85, Emerson 88, Vardi 86b]. Les
premie`res traductions construisaient des automates non de´terministes [Vardi 86b, Vardi 94b]
et avaient un couˆt exponentiel. Au de´but des anne´es 1990, une autre traduction, vers des
automates alternants, a e´te´ propose´e dans [Muller 88, Kupferman 00, Vardi 94a], afin de
retrouver les complexite´s donne´es par les approches logiques. Nous ne de´taillons pas ici le
fonctionnement de tels automates (se reporter par exemple a` [Muller 88]), mais le point
principal est que la traduction d’une formule logique est un automate alternant, dont la taille
est e´quivalente a` un facteur multiplicatif pre`s.
Abstraction
En pratique, le model-checking a besoin, pour fournir une analyse exacte, d’une repre´sentation
finie de la spe´cification a` analyser. Ceci oblige soit, a` re´duire la pre´cision de la spe´cification
en l’abstrayant, et donc la pre´cision du re´sultat de l’analyse, soit, a` effectuer une ve´rification
partielle. Dans tous les cas, le facteur limitant est lie´ a` une explosion des e´tats accessibles par
la spe´cification a` analyser. Plusieurs familles de techniques permettent cependant de limiter
ce phe´nome`ne, telles que les re´ductions d’ordres partiels ou le model-checking symbolique
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(voir, par exemple, [Clarke 99] ou [Berard 01]).
Pour pallier ces difficulte´s dans le cadre de la ve´rification automatique de spe´cifications
de syste`mes paralle`les et re´partis mixtes, nous proposons deux nouvelles approches pour
le model-checking de spe´cifications de syste`mes paralle`les et re´partis. Ces deux approches
adaptent les techniques classiques de model-checking aux mode`les d’ordres partiels e´tiquete´s
et elles consistent soit, a` limiter l’expressivite´ du formalisme utilise´ pour spe´cifier les mode`les,
soit, a` limiter l’expressivite´ du formalisme utilise´ pour spe´cifier les formules.
Organisation du chapitre
Ce chapitre est organise´ de la manie`re suivante. Tout d’abord, la partie 3.1 pre´sente un
bref e´tat de l’art sur la the´orie du model-checking. Nous donnons dans cette partie les re´sultats
essentiels, que nous utiliserons dans la suite de ce chapitre pour prouver les complexite´s des
diffe´rentes solutions propose´es.
Ensuite, nous pre´sentons, dans la partie 3.2, nos re´sultats concernant le model-checking
de spe´cifications de´crites a` l’aide de ge´ne´rateurs de familles de pomsets. Ces re´sultats sont,
a` nos yeux, des re´sultats importants, car ils motivent l’utilisation d’ordres partiels pour la
mode´lisation et l’analyse de syste`mes paralle`les et re´partis : en effet, nous montrerons que
nous gagnons sur la taille des mode`les sans pour autant perdre d’efficacite´ lors de l’analyse.
Puis, dans la partie 3.3, nous appliquons directement ces re´sultats aux hmsc causaux.
Ceci ouvre le champ de l’analyse de syste`mes paralle`les et re´partis mixtes, compose´s a` la fois
d’entite´s communiquant par me´moire partage´e et par e´change de messages asynchrones.
Enfin, la partie 3.4 conclut ce chapitre en donnant quelques perspectives. En particulier,
nous discutons de la porte´e des re´sultats e´nonce´s dans ce chapitre.
3.1 Etat de l’art
Dans la partie suivante, nous de´finissons trois logiques tre`s utilise´es pour les syste`mes
se´quentiels, puis nous donnons quelques re´sultats concernant les logiques d’ordres partiels.
LTL,CTL et CTL∗
Dans cette partie, nous de´finissons les trois logiques temporelles classiques des syste`mes
se´quentiels. Ces logiques sont tre`s utilise´es, car la complexite´ du model-checking pour les
formules de ces logiques reste tre`s raisonnable et applicable en pratique. Les de´finitions
qui vont suivre sont fortement inspire´es de [Schnoebelen 02] et du chapitre de Vardi dans
[Blackburn 06]. Pour commencer, nous fixons pour l’ensemble de cette partie, un ensemble
de propositions atomiques Σ = {a1, a2, . . .}. Nous commenc¸ons par de´finir les structures de
Kripke, structures sur lesquelles nous allons interpre´ter les formules de LTL, CTL ou CTL∗,
puis nous de´taillons les diffe´rentes logiques temporelles que nous allons e´tudier dans ce cha-
pitre.
Structures de Kripke et automates.
Une structure de Kripke sur Σ est une structure finie 〈Q,R, λ,Qi〉 ou` Q = {q1, q2, . . .} est
un ensemble d’e´tats, R ⊆ Q×Q est une relation de transitions, λ : Q→ 2Σ est une fonction
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qui e´tiquette chaque e´tat par un ensemble de propositions atomiques vraies dans cet e´tat et
Qi ⊆ Q est un ensemble non vide d’e´tats initiaux.
Nous pouvons remarquer que tout Σ⋆-automate A = (S,→,Σ, Si, Sf ) peut eˆtre traduit
en une structure de Kripke KA = 〈Q,R, λ,Qi〉, avec :
– Q un ensemble d’e´tats isomorphes a` la relation de transition → ;
– q1 R q2 si il existe s1, s2, s3 ∈ S et a, b ∈ Σ tels que q1 = s1
a
−→ s2 et q2 = s2
b
−→ s3 ;





−→ s′ ∈ Qi si s
′ ∈ Si.
Remarquons que |KA| = O(|A|
2 · |Σ|). Dans la suite de ce chapitre, nous remplacerons
les structures de Kripke utilise´es pour faire du model-checking par des Σ⋆-automates, pour
obtenir des re´sultats moins ge´ne´raux, mais qui ont plus de sens pour notre e´tude.
Linear Time Logic (LTL)
LTL ([Emerson 90]) est une logique temporelle qui permet d’exprimer des proprie´te´s sur
les exe´cutions d’un mode`le. LTL utilise deux ope´rateurs modaux : X (next) et U (until).
Etant donne´ un ensemble Σ de propositions atomiques, l’ensemble des formules de LTLΣ, (ou
simplement LTL), est de´fini par la grammaire suivante :
ϕ,ψ ::= ϕUψ | Xϕ | ϕ ∧ ψ | ¬ϕ | a (pour a ∈ Σ)
Les autres ope´rateurs boole´ens : ⊥, ⊤, ϕ ∨ ψ, ϕ⇒ψ et ϕ ⇔ ψ sont de´finis de manie`re
habituelle. La formule (X pleuvoir) peut eˆtre comprise intuitivement comme “Il va pleuvoir
(juste apre`s)” et (heureux U pleuvoir) comme “Je serais heureux jusqu’a` ce qu’il pleuve”.
Les modalite´s F (correspondant a` “peut-eˆtre dans le futur”) et G (“toujours dans le futur”)
peuvent eˆtre obtenues par : Fϕ = ⊤Uϕ et Gϕ = ¬F¬ϕ.
Nous donnons maintenant la se´mantique d’une formule LTL. Une telle formule est in-
terpre´te´e sur un chemin dans un automate. Etant donne´ un automate A et un chemin
ρ = n0
ρ1
−→ . . .
ρ|ρ|
−−→ n|ρ| de A, notons ρi la lettre e´tiquetant la i-e`me transition de ρ et
|ρ| le nombre de transitions de ρ. La satisfiabilite´ d’une formule LTLΣ ϕ par A, ρ et un entier
i, note´e A, ρ, i  ϕ, est de´finie par induction sur ϕ :
– A, ρ, i  a pour tout a ∈ Σ si, et seulement si, ρi = a ;
– A, ρ, i  φ ∧ ψ si, et seulement si, A, ρ, i  φ et A, ρ, i  ψ ;
– A, ρ, i  ¬φ si, et seulement si, A, ρ, i 6 φ ;
– A, ρ, i  Xφ si, et seulement si, i 6= |ρ| et A, ρ, i+ 1  φ ;
– A, ρ, i  φ Uψ si, et seulement si, il existe un j ≥ i tel que A, ρ, j  ψ et pour tout
i ≤ k < j, A, ρ, k  φ.
De plus, nous noterons A, ρ  ϕ a` la place de A, ρ, 1  ϕ, et A  ϕ lorsqu’il existe un
chemin ρ tel que A, ρ  ϕ. Etant donne´ un mode`le A et une formule ϕ, le proble`me du
model-checking est de ve´rifier si A  ϕ. Voici un exemple de formule LTL : G(¬requete ∨
(requete U acceptation)) qui dit que, lorsqu’une requeˆte est faite, elle reste active tant qu’elle
n’est pas accepte´e. De plus, le model-checking des formules LTL a une complexite´ raisonnable :
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The´ore`me 3.1 ([Lichtenstein 85a, Sistla 85, Vardi 86a]) Ve´rifier si un Σ⋆-automate
A satisfait une formule LTLΣ ϕ peut eˆtre de´termine´ avec une complexite´ temporelle en
O(|A|2 · |Σ| · 2O(|ϕ|)) ou une complexite´ spatiale en O((|ϕ| + log(|A| · |Σ|))2), avec |ϕ| le
nombre de caracte`res de la formule ϕ.
De plus, en pratique, la taille des formules est petite compare´e a` la taille des mode`les.
Computation Tree Logic∗ (CTL∗)
CTL∗ e´tend LTL avec des quantificateurs sur les exe´cutions. En particulier, CTL∗ est
plus expressive que LTL. Contrairement aux formules de LTL interpre´te´es sur une unique
exe´cution, les formules de CTL∗ sont interpre´te´es sur l’ensemble des exe´cutions possibles du
programme. Le quantificateur existentiel E (“il existe une exe´cution”) sur les exe´cutions est
ainsi ajoute´ aux ope´rateurs modaux de LTL.
La syntaxe d’une formule CTL∗ est donne´e par la grammaire suivante :
ϕ,ψ ::= Eϕ | ϕUψ | Xϕ | ϕ ∧ ψ | ¬ϕ | a (pour a ∈ Σ)
De plus, nous pouvons de´finir le quantificateur universel sur les chemins A (“pour tous
les chemins”) comme Aϕ = ¬E¬ϕ.
Nous donnons maintenant la se´mantique d’une formule LTL. Comme e´nonce´ pre´ce´demment,
une telle formule est interpre´te´e sur l’ensemble des chemins d’un automateA. Plus pre´cise´ment,
e´tant donne´ un automate A, un chemin ρ et un entier i, la satisfiabilite´ d’une formule CTL∗
ϕ par A, ρ et i, note´e par A, ρ, i  ϕ, est de´finie par induction sur ϕ :
– A, ρ, i  Eψ si, et seulement si, il existe un chemin ρ′ de A tel que ∀j 1 ≤ j ≤ i, ρ′j = ρj
et A, ρ′, i  ψ ;
– on utilise les meˆme re`gles que pour LTL pour les autres constructeurs.
Et, de meˆme que pour LTL, nous noterons A  ϕ a` la place de A, 1  ϕ. Enfin, il existe
des algorithmes, fonde´s sur les automates, qui re´solvent le proble`me du model-checking pour
les formules CTL∗ avec une complexite´ raisonnable :
The´ore`me 3.2 ([Emerson 87, Kupferman 00]) Ve´rifier si un Σ⋆-automate A satisfait
une formule CTL∗Σ ϕ peut eˆtre de´termine´ avec une complexite´ temporelle en O(|A|
2 · |Σ| ·
2O(|ϕ|)), avec |ϕ| le nombre de caracte`res de la formule ϕ.
La complexite´ de CTL∗ est donc la meˆme que celle de LTL. Cependant, peu d’outils
prenant en entre´e des formules CTL∗ existent.
Computation Tree Logic (CTL)
CTL est un fragment de CTL∗ ou` chaque modalite´ temporelle (U ou X) doit eˆtre
imme´diatement pre´ce´de´e d’un quantificateur d’exe´cution (E ou A). La se´mantique est la
meˆme que celle de CTL∗. L’aspect inte´ressant de cette logique est la faible complexite´ de son
model-checking.
Voici un exemple de formule CTL : AG(requete⇒EF acceptation). Cette formule dit que,
de`s qu’un requeˆte est faite, alors il existe une exe´cution ou` cette requeˆte peut eˆtre accepte´e.
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The´ore`me 3.3 ([Clarke 86, Kupferman 00]) Ve´rifier si un Σ⋆-automate A satisfait une
formule CTLΣ peut eˆtre de´termine´ avec une complexite´ temporelle en O(|A|
2 · |Σ| · |ϕ|) ou
avec une complexite´ spatiale en O(|ϕ| · log(log(|A| · |Σ|)), avec |ϕ| le nombre de caracte`res de
la formule ϕ.
La figure 3.2, issue de [Schnoebelen 02], re´sume la complexite´ des trois principales logiques
temporelles, en faisant la distinction entre la complexite´ lie´e a` la taille du mode`le a` tester, la
complexite´ lie´e a` la taille de la formule a` tester, et la complexite´ globale. Plus pre´cise´ment,
nous dirons que la complexite´ du model-checking lie´e a` la taille du mode`le est C-comple`te,
ou` C est une classe de complexite´, si, d’une part, il existe une formule ϕ telle que, de´cider si
A  ϕ soit C-difficile et, si, d’autre part, pour n’importe quelle formule ϕ, de´cider si A  ϕ
soit dans C. Nous de´finissons, de la meˆme manie`re, la complexite´ du model-checking lie´e a` la
taille de la formule.
Mode`le Formule Total
LTL NLOGSPACE-complet PSPACE-complet PSPACE-complet
CTL NLOGSPACE-complet LOGSPACE P-complet
CTL∗ NLOGSPACE-complet PSPACE-complet PSPACE-complet
Fig. 3.2 – Complexite´ du model-checking pour LTL, CTL, et CTL∗.
Logiques d’ordres partiels
Nous donnons, maintenant, un bref aperc¸u des re´sultats existants lorsque la spe´cification
du programme est de´crite a` l’aide d’un mode`le de syste`mes paralle`les. Nous pre´sentons tout
d’abord des logiques de traces, qui ont vocation a` spe´cifier des syste`mes asynchrones. Ensuite,
nous pre´sentons diffe´rentes techniques de ve´rification de hmsc.
Logiques de traces
Une premie`re approche concerne les logiques de traces qui e´tend le formalisme des lo-
giques classiques, comme LTL, aux traces. Il existe deux approches pour ces logiques : celles
qui de´crivent le comportement des automates asynchrones comme LrPTL [Thiagarajan 94,
Thiagarajan 02] et celle qui de´crivent les chaˆınes d’e´ve´nements de´pendants. Cette dernie`re
approche est elle-meˆme divise´e en deux parties, en fonction de la se´mantique choisie pour
l’ope´rateur de´crivant ce qui va se passer apre`s un e´ve´nement. Dans le cas ou` l’ope´rateur
choisi est existentiel (c’est a` dire si l’on ne peut exprimer que des proprie´te´s du type “il
existe une chaˆıne de de´pendance qui va me mener a` un e´ve´nement e´tiquete´ par a”) Alur
et al. [Alur 95] ont de´fini la logique TLC, proche de LTL, dont la satisfiabilite´ et le model-
checking sont dans PSPACE. Dans le cas ou` l’ope´rateur choisi est universel, Diekert et Gastin
ont de´fini, dans [Diekert 01] la logique LocTL(EX,U), dont le proble`me de la satisfiabilite´
est PSPACE-complet. Cependant, cette logique n’utilise que deux modalite´s EX et U et
ne permet pas d’exprimer toutes les formules du premier ordre. Pour pallier ce proble`me,
Gastin et Mukund ont propose´, dans [Gastin 02], une logique qui modifie la modalite´ U de
LocTL(EX,U) pour eˆtre plus expressive et conserver la complexite´ de la satisfiabilite´.
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Ces approches mettent en jeu des techniques de preuve tre`s diffe´rentes. Cependant, Gastin
et Kuske ont montre´ dans [Gastin 03] que tous ces proble`mes pouvaient se re´soudre a` la
satisfiabilite´ et au model-checking de logiques temporelles de´finissables en MSO, ce qu’ils ont
montre´ eˆtre des proble`mes qui sont dans PSPACE.
HMSC et logiques temporelles classiques
Tout d’abord, dans le cadre des hmsc, le proble`me du model-checking devient difficile. En
effet, les techniques de´veloppe´es sur les automates utilisent le fait suivant : tester si A  ϕ est
e´quivalent a` tester L(A) ⊆ L(Aϕ), pour un Σ
⋆
P,M,I-automate Aφ qui ge´ne`re tous les mode`les
satisfaisant φ. Ceci est e´quivalent a` tester L(A) ∩ L(Aϕ¯) = ∅, avec Aϕ¯ l’automate dont le
langage est le comple´ment du langage de Aϕ dans Σ
⋆. Dans le cadre des hmsc, la situation
est plus complexe. En effet, le comple´ment du langage d’un hmsc ne peut pas eˆtre repre´sente´
a` l’aide d’un hmsc (car le comple´ment n’est pas finiment engendre´), et donc, dans le cas
ge´ne´ral, on ne peut pas utiliser la construction pre´ce´dente. De plus, Muscholl, Peled et Su
ont montre´ dans [Muscholl 98] que l’inclusion et l’intersection de hmsc e´taient inde´cidables.
Tout ceci implique que le proble`me du model-checking est inde´cidable pour les hmsc. De
meˆme, Alur et Yannakakis dans [Alur 99] ont montre´ que LTL e´tait inde´cidable pour les
hmsc.
Cependant, lorsque l’on limite le pouvoir d’expression de la logique employe´e ou le pou-
voir d’expression des mode`les, nous obtenons a` nouveau des re´sultats de de´cidabilite´ pour le
model-checking.
D’une part, Peled dans [Peled 00] a limite´ le pouvoir d’expression de la logique en pro-
posant une logique proche de LTL pour les hmsc, nomme´e TLC− (c’est une restriction de
la logique TLC de´finie pour les traces). Cette logique est locale et, plutoˆt que de de´crire le
langage de line´arisations des msc ge´ne´re´s par un hmsc, elle permet de de´crire des chaˆınes de
causalite´ dans ces msc. Elle permet par exemple de spe´cifier le comportement d’un unique
processus ou de de´finir une chaˆıne causale de messages. Plus pre´cise´ment, elle permet de
spe´cifier des chaˆınes d’e´ve´nements relie´s par ≺, la relation de couverture de la relation de
causalite´ de´finie dans les msc conside´re´s. Dans ce cadre, le proble`me du model-checking de
hmsc est de´cidable. Ces re´sultats de de´cidabilite´ peuvent s’e´tendre aux chmsc.
De meˆme, lorsque la formule a` tester est repre´sente´e sous la forme d’un hmsc globale-
ment coope´ratif, deux proble`mes de model-checking deviennent de´cidable. Plus pre´cise´ment,
le premier proble`me est le model-checking positif, qui consiste a` ve´rifier qu’un mode`le, α, ne
ge´ne`re que des comportements admissibles, se rame`ne a` un proble`me d’inclusion L(α) ⊆ L(β),
avec β un hmsc qui ge´ne`re les comportements admissibles. Le model-checking positif de
hmsc et de chmsc globalement coope´ratifs est EXPSPACE-complet[Genest 02b, Genest 06a].
Le second proble`me est le model-checking ne´gatif, qui consiste a` ve´rifier qu’un mode`le,
α, ne ge´ne`re aucun comportement non de´sire´, se rame`ne a` un proble`me de vacuite´ d’in-
tersection L(α) ∩ L(β) = ∅, avec β un hmsc qui ge´ne`re les comportements non de´sire´s.
Le model-checking ne´gatif de hmsc et de chmsc globalement coope´ratifs est PSPACE-
complet[Genest 02b, Genest 06a]. La complexite´ de ces deux proble`mes de model-checking
de´coule directement de la proposition 1.33.
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D’autre part, lorsque les mode`les sont des hmsc re´guliers le model-checking redevient
de´cidable, pour n’importe quelle logique de´finie pour les syste`mes se´quentiels. En effet, les
hmsc re´guliers ont des langages de line´arisations re´guliers et peuvent donc eˆtre repre´sente´s
a` l’aide d’un automate. Les logiques permettent alors d’exprimer des proprie´te´s sur les
line´arisations d’un hmsc donne´. On peut noter aussi que le model-checking ne´gatif de hmsc
globalement coope´ratif reste aussi de´cidable.
Template HMSC
Ensuite, Genest et al. ont introduit dans [Genest 04a] une logique fonde´e sur des motifs
de´crits a` l’aide de msc qui posse`dent des “trous”, ces trous servant de filtres a` certaines ac-
tions. Ce nouveau mode`le, nomme´ “template msc”, consiste donc en des msc incomplets. De
plus, une logique est de´finie sur ce mode`le, a` l’aide de pre´ et post-conditions, et de formules de
conjonction et de disjonction. Plus pre´cise´ment, les pre´ et post-conditions sont des ope´rateurs
de type Ma −→ Mb et Ma −→ ¬Mb, ou` Ma et Mb sont des template msc. Les formules de
cette logique sont de la forme ∧i(M
i
a −→ (∨jM̂
ij)) ou` M̂ ij est, soit un litte´ral positif M ijb ,
soit un litte´ral ne´gatif ¬M ijb .
La figure 3.3 donne un exemple de formule de template msc qui spe´cifie le protocole WRS
(Writer-Reader-Server). Cette formule indique que lorsque le serveur envoie une valeur a` un




Fig. 3.3 – Exemple de formule de template msc : Ma −→ ¬Mb.
Cette logique e´tant expressive, la satisfiabilite´ d’une formule n’est pas de´cidable. Cepen-
dant, lorsqu’on se limite aux mode`les existentiellement borne´s (ce qui est le cas quand on se
limite aux hmsc) elle devient de´cidable, de meˆme que le model-checking. Ces travaux sont
a` rapprocher de ceux sur les Live msc([Damm 99]) ou les Triggered msc([Sengupta 02]) qui
visent a` modifier les hmsc pour leur permettre d’exprimer des proprie´te´s plus pertinentes.
3.2 Model-checking d’expressions rationnelles de pomsets
Dans la suite de ce chapitre, nous modifions quelque peu le proble`me du model-checking
de´fini dans la partie pre´ce´dente, afin de l’adapter aux mode`les que nous manipulons. Nous
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conside´rons donc que la spe´cification d’un programme est donne´e sous la forme d’une ex-
pression corationnelle de REX(P(Σ, D)), et que la formule a` ve´rifier est construite a` partir
de propositions atomiques qui sont des pomsets, exprimant des comportements possibles (ou
impossibles) de la spe´cification. Ainsi, pour toute spe´cification α et formule ϕ, nous notons
α  ϕ a` la place de Aα  ϕ, ou` Aα est l’automate structurellement semblable a` α.
Nous commenc¸ons par de´finir la se´mantique d’une formule d’ordres partiels, exprime´e
dans CTL∗
P(Σ,D). Pour cela, conside´rons α, un mode`le exprime´ a` l’aide d’une expression ra-
tionnelle de pomsets, ρ = n0
ρ1
−→ . . .
ρ|ρ|
−−→ n|ρ|, un chemin de Aα et i, un entier. La satisfiabilite´
d’une formule ϕ de CTL∗
P(Σ,D) par A, ρ et i est de´finie par induction sur ϕ :
– α, ρ, i  p si, et seulement si, ρi = p pour tout p ∈ P(Σ, D) ;
– α, ρ, i  φ ∧ ψ si, et seulement si, α, ρ, i  φ et α, ρ, i  ψ ;
– α, ρ, i  ¬φ si, et seulement si, α, ρ, i 6 φ ;
– α, ρ, i  Xφ si, et seulement si, i 6= |ρ| et α, ρ, i+ 1  φ ;
– α, ρ, i  φ Uψ si, et seulement si, il existe un j ≥ i tel que α, ρ, j  ψ et pour tout
i ≤ k < j, α, ρ, k  φ ;
– α, ρ, i  Eψ si, et seulement si, il existe un chemin ρ′ de Aα tel que ∀j 1 ≤ j ≤ i,
ρ′j = ρj et α, ρ
′, i  ψ.
Nous noterons α  ϕ si il existe un chemin ρ de Aα tel que A, ρ, 1  ϕ. De la meˆme manie`re,
il est possible de de´finir LTLP(Σ,D) et CTLP(Σ,D). De manie`re intuitive, cette logique per-
met de spe´cifier des proprie´te´s sur le langage de line´arisations de pomsets qui ne sont pas
de´composables (et qui seront appele´s premiers dans la partie 3.2.1). Quand le mode`le en-
gendre un langage de pomsets premiers qui est clos par commutation, cette logique prend
tout son sens puisqu’elle permet d’exprimer des proprie´te´s temporelles fonde´es sur la cau-
salite´ entre pomsets premiers : en effet, deux pomsets premiers peuvent commuter si, et
seulement si, leur composition se´quentielle n’ajoute aucune causalite´ entre ces deux meˆmes
pomsets. Cependant, cette logique ne permet pas d’exprimer directement des causalite´s entre
les e´ve´nements.
Les proble`mes auxquels nous nous inte´ressons dans la suite de ce chapitre sont les suivants :
Model-checking de formules d’ordres partiels dans REX(P(Σ, D))
Entre´es :
– un mode`le α, exprime´ a` l’aide d’une expression rationnelle de P(Σ, D) ;
– une formule ϕ a` tester, exprime´e a` l’aide d’une formule de LTLP(Σ,D), CTLP(Σ,D), ou
CTL⋆
P(Σ,D).
Sortie : Est-ce que α  ϕ ?
Model-checking positif dans REX(P(Σ, D))
Entre´es :
– un mode`le α, exprime´ a` l’aide d’une expression rationnelle de P(Σ, D) ;
– un mode`le β de bons comportements, exprime´ a` l’aide d’une expression rationnelle de
P(Σ, D) (β est abusivement appele´e formule positive).
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Sortie : Est-ce que LP(Σ,D)(α) ⊆ LP(Σ,D)(β) ?
Model-checking ne´gatif dans REX(P(Σ, D))
Entre´es :
– un mode`le α, exprime´ a` l’aide d’une expression rationnelle de P(Σ, D) ;
– un mode`le β de mauvais comportements, exprime´ a` l’aide d’une expression rationnelle
de P(Σ, D) (β est abusivement appele´e formule ne´gative).
Sortie : Est-ce que LP(Σ,D)(α) ∩ LP(Σ,D)(β) = ∅ ?
Le premier re´sultat que nous pouvons donner est un re´sultat ne´gatif. En effet, rappelons
encore une fois que la vacuite´ de l’intersection des langages de deux hmsc est inde´cidable
(prop. 1.33), ce qui entraˆıne directement l’inde´cidabilite´ des proble`mes de model-checking
dans REX(P(Σ, D)), auxquels nous nous inte´ressons. Dans la suite de ce chapitre, nous allons
donc nous inte´resser a` des restrictions syntaxiques (et donc de´cidables) des spe´cifications et
des formules logiques pour lesquelles nous allons effectivement pouvoir re´soudre ces proble`mes.
La figure 3.4 donne un exemple de formule dans LTLP(ΣP,M,I ,D) (que l’on peut interpre´ter
par des hmsc causaux), avec une inde´pendance de tous les e´ve´nements sur le processus p :
Ip = {(p!q(req), p!r(req)), (p!r(req), p!q(req)), (p?q(ack), p?r(ack)), (p?r(ack), p?q(ack))}
La formule qui y est repre´sente´e indique que, de`s qu’un serveur p envoie une requeˆte a` deux
clients q et r, il continue a` envoyer ces requeˆtes jusqu’a` ce qu’un des deux clients re´ponde.




















Fig. 3.4 – Exemple de formule dans LTLP(ΣP,M,I ,D).
Cette partie est organise´e de la manie`re suivante. Tout d’abord, nous donnons, dans
la partie 3.2.1 une me´thode pour de´composer canoniquement un pomset en un produit de
pomsets “indivisibles”. Ensuite, cette me´thode nous permettra de plonger le mono¨ıde des
pomsets dans le mono¨ıde des traces, dans la partie 3.2.2. Enfin, graˆce a` cette traduction,
nous verrons, dans la partie 3.2.3 que les proble`mes de model-checking de´finis ci-dessus sont
de´cidables pour des sous-classes syntaxiques du mono¨ıde des pomsets.
3.2.1 Pomsets premiers
Nous allons maintenant nous inspirer des re´sultats connus sur les hmsc globalement
coope´ratifs pour trouver une sous-classe syntaxique de REX(P(Σ, D)), l’ensemble des ex-
pressions rationnelles dont les e´le´ments ge´ne´rateurs sont des pomsets e´tiquete´s par Σ, sur
laquelle le model-checking est de´cidable. Pour cela, nous allons adapter la notion d’atomes
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de [Ahuja 90, He´loue¨t 00b].
Tout d’abord, nous ge´ne´ralisons la notion de msc atomique a` celle de pomset premier.
De´finition 3.4 Un pomset p ∈ Γ est premier (vis a` vis de la relation de de´pendance D)
s’il ne peut pas eˆtre de´compose´ en deux pomsets non-vides p1, p2 ∈ P(Σ, D) − {ε} tels que
p = p1 ⊚D p2.
Nous montrons ensuite que la de´composition en e´le´ments premiers d’un pomset p = [E,≤
, λ] peut se re´duire a` construire le quotient de ≤ par une relation d’e´quivalence approprie´e.
Cette approche est constructive, puisqu’elle peut se re´duire a` la recherche de composants
fortement connexes dans un graphe construit a` partir de E, ce qui est re´soluble en temps
quadratique d’apre`s [Tarjan 72]. L’algorithme que nous donnons, s’inspire de celui propose´
dans [He´loue¨t 00b], qui calcule la de´composition en atomes d’un msc quelconque. L’intui-
tion derrie`re ce re´sultat est la suivante : les e´le´ments fortement connecte´s par R sont des
e´ve´nements qui doivent appartenir au meˆme pomset premier, car il n’est pas possible de les
partitionner plus finement sans perdre de causalite´ lors de leur recomposition par ⊚D.
Proposition 3.5 Soient p = [E,≤, λ], un pomset, , la relation de couverture de ≤ et R,
la relation qui ve´rifie e R e′ si :
– e  e′ ;
– ou e′  e et λ(e) I λ(e′) ;
– ou e 6≤ e′, e′ 6≤ e et λ(e)D λ(e′).
Alors, les deux proble`mes suivants sont e´quivalents.
1. de´composer le pomset p en p1 ⊚D . . .⊚D pk, ou` pi = [Ei,≤i, λi] est un pomset premier
pour tout 1 ≤ i ≤ k ;
2. de´composer le graphe Gp = (E,R) en composantes fortement connexes {Ei}1≤i≤k avec
∀i < j, (Ej × Ei) ∩R = ∅.
Preuve: Posons p = [E,≤, λ] un pomset non vide, et notonsR−1 = {(e, e′) | (e′, e) ∈ R},
RI = {(e
′, e) ∈ E2 | e′  e∧λ(e)I λ(e′)} et RD = {(e, e
′) ∈ E2 | e 6≤ e′∧e′ 6≤ e∧λ(e)Dλ(e′)}.
Nous pouvons donc maintenant re´e´crire R de la manie`re suivante : R = ∪RI ∪RD.
D’une part, montrons que ¬(1.)⇒¬(2.). Prenons deux pomsets non vides p1 = [E1,≤1, λ1]
et p2 = [E2,≤2, λ2] tels que p = p1 ⊚D p2 (de tels p1 et p2 existent si p n’est pas premier).
Nous pouvons alors remarquer que RI ∩ (E2×E1 = ∅ et RD∩ (E2×E1) = ∅. Par conse´quent,
R ∩ (E2 × E1) = ∅ et par conse´quent E n’est pas une composante fortement connexe de Gp.
D’autre part, montrons que ¬(2.)⇒¬(1.). Supposons que E ne soit pas une composante
fortement connexe de Gp. Cela signifie que nous pouvons de´composer E en n > 1 compo-
santes fortement connexes E1, . . . , En. Nous e´tendons, ensuite, la de´finition de R aux couples
de sous-ensembles (Ei, Ej) tels qu’il existe (ei, ej) ∈ Ei×Ej avec (ei, ej) ∈ R. Cette de´finition
est e´quivalente a` : (Ei, Ej) ∈ R si, et seulement si, il existe (ei, ej) ∈ Ei × Ej avec (ei, ej) ∈
R−R−1. En effet, si (ei, ej) est dansR
−1, alors Ei et Ej forment une unique composante, ce qui
n’est pas le cas. De plus, comme RI ∩ (RD∪R
−1
D ) = ∅,  ∩(RD∪R
−1
D ) = ∅ et RI ⊆
−1, nous
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avons R−R−1 = −R−1I = {(e, e
′) | e  e′∧λ(e)Dλ(e′)}. Ainsi, (Ei, Ej) ∈ R si, et seulement
si, pour tout (ei, ej) ∈ Ei×Ej , ei  ej implique que λ(ei)Dλ(ej). Finalement, nous pouvons
de´duire de l’affirmation pre´ce´dente que R∩  ∩(Ei×Ej) = {(ei, ej) ∈ Ei×Ej | λ(ei)Dλ(ej)},
ce qui signifie que pEi⊚D pEj = pEi∪Ej , avec pE′ le pomset re´sultant de la projection de p sur
les e´ve´nements E′ ⊆ E. Enfin, pour terminer la preuve, il faut conside´rer une line´arisation
Ei1 . . . Ein des n composantes fortement connexes de E, puis la composition pEi1⊚DpEi2∪...Ein
qui est donc e´gale a` p, ce qui signifie que p n’est pas un pomset premier.
Cette proposition donne donc un algorithme direct de de´composition en pomsets pre-
miers : e´tant donne´ un pomset p = [E,≤, λ], il faut :
1. construire le graphe Gp = (E,R) de la proposition 3.5 ;
2. calculer les composantes fortement connexes E1 . . . En de Gp ;
3. choisir une line´arisation l = pi1 . . . pin telle que pj soit la projection de p sur Ej et k < l
implique que pour tout (ek, el) ∈ Ek × El, (ek, el) /∈ R.
Ainsi, en utilisant ces re´sultats, il est possible de transformer, en temps quadratique, toute
expression de REX(P(Σ, D)) en expression rationnelle sur des pomsets premiers. Dans la suite
de ce chapitre, nous supposons donc que nous pouvons traduire n’importe quelle expression
rationnelle de pomsets en une expression rationnelle de pomsets premiers ayant un langage
e´quivalent.
3.2.2 Langages corationnels de pomsets
De la meˆme manie`re que [Morin 02] l’a fait pour les hmsc, nous allons plonger
REX(P(Σ, D)) dans le mono¨ıde de traces. Pour cela, nous associons naturellement a` P(Σ, D),
une relation d’inde´pendance ‖ de´finie de la manie`re suivante : pour tout pomset p et q, p ‖ q
si pour tout a ∈ Σ(p) et b ∈ Σ(q), a I b, c’est-a`-dire si les alphabets e´tiquetant p et q sont
totalement inde´pendants. Clairement, p ‖ q implique que p ⊚D q = q ⊚D p. Etant donne´ un
ensemble fini Γ de pomsets, notons 6‖= Γ2− ‖.
The´ore`me 3.6 (isomorphisme avec le mono¨ıde de traces) Soit Γ, un ensemble fini de
pomsets premiers. Alors, le morphisme η : M(Γ, 6‖)→ Γ⋆, qui associe a` chaque trace [a1 . . . an]∼‖
le pomset a1 ⊚D . . .⊚D an est un isomorphisme.
Preuve: Tout d’abord, η est bien un morphisme de mono¨ıdes puisque :
η([pq]∼‖) = η([p]∼‖ · [q]∼‖) = p⊚D q = η([p]∼‖)⊚D η([q]∼‖)
Ensuite, montrons que si η(u) = η(v), alors u ∼‖ v. Pour cela, montrons que la de´composi-
tion en atomes de v, interpre´te´e dans P(Σ, D), est unique, a` commutation pre`s. C’est a` dire,
toute de´composition a1 . . . ak d’un pomset p appartient a` [a1 . . . ak]∼‖ . Il suffira ensuite de
de´composer u et v de manie`re canonique pour prouver le re´sultat voulu.
Supposons le contraire, c’est-a`-dire qu’il existe un mot w = b1 . . . bq, compose´ de pom-
sets premiers, tels que p = b1 ⊚D · · · ⊚D bq mais que w /∈ [a1 . . . ak]∼‖ . La proposition 3.5
montre que {a1, . . . , ak} est la plus petite partition induite par la relation d’e´quivalence ∼,
de´finie comme suit : e ∼ e′ si, et seulement si, e et e′ appartiennent a` la meˆme composante
fortement connexe du graphe Gp. Ce qui implique que {b1, . . . , bq} = {a1, . . . , ak}. On peut
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donc trouver une fonction f : {b1, . . . , bq} → {a1, . . . , ak} qui associe a` chaque bi un pre-
mier de {a1, . . . , ak} qui lui est isomorphe. De plus, si w /∈ [a1 . . . ak]∼‖ , alors il existe deux
pomsets premiers de w, appelons les bi et bj , tels que bi pre´ce`de bj dans w, et pour toute
fonction f comme de´finie pre´ce´demment, f(bj) pre´ce`de f(bi) dans a1 . . . ak, et f(bi) 6‖ f(bj).
On peut donc trouver deux e´ve´nements ei et ej respectivement dans f(bi) et f(bj) tels que
λ(ei)Dλ(ej). Or Σ(bi) = Σ(f(bi)), donc bi 6‖ bj , et donc bi ne peut pre´ce´der bj . Contradiction.
Nous pouvons maintenant tirer les conse´quences du the´ore`me 3.6, et appliquer les re´sultats
connus de de´cidabilite´ sur les traces corationnelles. Pour cela, nous identifions une sous-classe
de REX(P(Σ, D)), appele´e corationnels de pomsets, qui correspond exactement aux langages
de traces corationnels.
The´ore`me 3.7 (reconnaissabilite´) Soient (Σ, D), un alphabet concurrent, α, une expres-
sion rationnelle de REX(P(Σ, D)) et η, l’isomorphisme de´fini dans le the´ore`me 3.6.
α est une expression corationnelle de REX(P(Σ, D)) si, pour toute sous-expression β⋆ de
α, η−1(β) est une trace 6‖-connexe. De manie`re e´quivalente, α est une expression corationnelle
de REX(P(Σ, D)) si, pour toute sous-expression β⋆ de α, (Γ(β), 6‖) est un graphe connexe, ou`
Γ(α) est l’ensemble des pomsets premiers qui sont utilise´s dans l’expression rationnelle α.
Si α est corationnelle, alors L(α) est reconnaissable dans P(Σ, D). Plus pre´cise´ment, pour
toute expression corationnelle α, il existe un automate A tel que LP(Σ,D)(A) = LP(Σ,D)(α) et
LΓ(α)⋆(A) = [LΓ(α)⋆(α)]∼‖ avec |A| = 2
O(|α|·|Γ(α)|).
Preuve: Nous allons utiliser l’isomorphisme η du the´ore`me 3.6, pour plonger
REX(P(Σ, D)) dans le mono¨ıde de traces M(Γ(α), 6‖). Tout d’abord, en utilisant η, nous
pouvons remarquer que l’ensemble des traces corationnelles de M(Γ(α), 6‖) est isomorphe a`
l’ensemble des expressions corationnelles de REX(P(Σ, D)).
Ensuite, nous appliquons le re´sultat d’Ochmanski sur les traces corationnelles (th. 1.12)
pour obtenir que les corationnels de M(Γ(α), 6‖) sont reconnaissables. Puis, nous utilisons
le fait que η soit un morphisme, pour en conclure que les expressions corationnelles de
REX(P(Σ, D)) sont reconnaissables.
Pour conclure la de´monstration de ce the´ore`me, nous appliquons le re´sultat de complexite´
de [Muscholl 99] pour obtenir que la taille de l’automate A est exponentielle par rapport a`
la taille de α et au nombre de pomsets premiers utilise´s pour ge´ne´rer α.
Le the´ore`me 3.7 va nous servir de base pour tous les re´sultats suivants. En effet, pour toute
spe´cification corationnelle de pomsets, nous pouvons, maintenant, construire une structure
ope´rationnelle ayant le meˆme comportement. En utilisant cette structure, il est alors possible
de transposer et d’appliquer directement les nombreux re´sultats expose´s dans l’e´tat de l’art
(partie 3.1). C’est ce que nous allons voir dans la partie suivante.
3.2.3 Model-checking de corationnels de pomsets
Nous allons utiliser le re´sultat de la partie pre´ce´dente pour re´pondre aux trois types de
model-checking auxquels nous nous inte´ressons dans ce chapitre, a` savoir le model-checking
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de formules d’ordres partiels, le model-checking positif, et le model-checking ne´gatif.
Comme nous l’avons vu pre´ce´demment, dans le cadre ge´ne´ral, re´soudre ces trois proble`mes
est inde´cidable. Nous allons donc donner des restrictions syntaxiques qui permettent de rester
dans un cas de´cidable. La premie`re restriction concerne les langages utilise´s pour de´crire les
mode`les, la seconde concerne les langages qui sont utilise´s pour de´crire la formule a` tester.
Restriction de la puissance d’expression des mode`les
D’une part, nous re´solvons le proble`me du model-checking de formules d’ordres partiels
lorsque la spe´cification du mode`le est corationnelle et la formule logique est quelconque. Bien
que limitant le pouvoir d’expression des spe´cifications, ce re´sultat nous semble cependant
inte´ressant. En effet, il est possible d’utiliser des expressions corationnelles de REX(P(Σ, D))
afin de spe´cifier des syste`mes dont le langage des entrelacements n’est pas re´gulier, et ensuite,
de les tester vis-a`-vis de n’importe quelle logique temporelle.
Proposition 3.8 (Model-checking de formules d’ordres partiels) Soient α, une spe´cifi-
cation corationnelle, Aα, l’automate structurellement e´quivalent et ϕ, une formule de logique
temporelle, dont les propositions atomiques correspondent a` des pomsets premiers. Alors,
Aα  ϕ est de´cidable et, de plus :
(1) si ϕ est une formule de LTLP(Σ,D), alors de´cider si Aα  ϕ est PSPACE-complet ;
(2) si ϕ est une formule de CTLP(Σ,D), alors de´cider si Aα  ϕ est dans PSPACE ;
(3) si ϕ est une formule de CTL∗
P(Σ,D), alors de´cider si Aα  ϕ est PSPACE-complet.
Preuve: Tout d’abord, les bornes infe´rieures sont obtenues dans les the´ore`mes 3.1, 3.2
et 3.3. Ensuite, α e´tant corationnelle, nous pouvons appliquer le the´ore`me 3.7 pour obtenir
un automate A de taille en 2O(|α|·|Γ(α)|) tel que LΓ(α)⋆(A) = [LΓ(α)⋆(α)]∼‖ . Nous pouvons
donc remplacer les automates des the´ore`mes 3.1, 3.2 et 3.3 par ce nouvel automate A, ce
qui ne modifie pas la classe de complexite´ du proble`me : en effet, pour une formule fixe´e, la
classe de complexite´ du model-checking (qui ne de´pend donc que de la taille du programme)
est NLOGSPACE-complet (voir la figure 3.2).
Restriction du pouvoir d’expression des formules
D’autre part, nous proposons une solution pour re´soudre les proble`mes du model-checking
positif et ne´gatif, dans le cadre ou` les mode`les positifs ou ne´gatifs a` tester sont des langages
corationnels de pomsets.
Proposition 3.9 (Model-checking positif et ne´gatif) Soient α et β, deux expressions
rationnelles de REX(P(Σ, D)). Si β est corationnelle, alors :
Model-checking positif : de´cider si LP(Σ,D)(α) ⊆ LP(Σ,D)(β) est EXPSPACE-complet ;
Model-checking ne´gatif : de´cider si LP(Σ,D)(α) ∩ LP(Σ,D)(β) = ∅ est PSPACE-complet.
Preuve: Tout d’abord, le the´ore`me 3.7 nous donne un automate B tel que [LΓ(β)⋆(β)]∼‖ =
LΓ(β)⋆(B), et la taille de B est exponentielle en celle de β. Ensuite, il suffit de remarquer que
pour toute congruence ∼ et tout langage L et L′, tester [L]∼ ⊆ [L
′]∼ est e´quivalent a` tester
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L ⊆ [L′]∼. De meˆme, tester [L]∼∩ [L
′]∼ = ∅ est e´quivalent a` tester L∩ [L
′]∼ = ∅. Finalement,
les bornes minimales viennent de [Muscholl 99] qui montre ce re´sultat sur les hmsc, et les
bornes maximales viennent de la complexite´ de ces ope´rations sur des automates de taille
exponentielle par rapport a` la taille des structures initiales.
Nous avons donc propose´ deux restrictions syntaxiques qui permettent de re´pondre aux
trois proble`mes de model-checking conside´re´. Tout d’abord, nous avons montre´ que le model-
checking d’ordres partiels est de´cidable, avec les meˆmes complexite´s que pour son e´quivalent
se´quentiel, lorsque le mode`le est un langage corationnel de pomsets. Ce re´sultat est tre`s
satisfaisant, puisqu’il montre que l’on peut gagner en concision (graˆce a` la mode´lisation uti-
lisant des ordres partiels) sans pour autant perdre de l’efficacite´. Ensuite, nous avons montre´
qu’en limitant les formules ne´gatives et positives aux langages corationnels de pomsets, nous
pouvons re´soudre le model-checking positif et ne´gatif pour n’importe quel type de mode`le.
C’est aussi un re´sultat inte´ressant puisqu’il montre qu’il est possible d’analyser toutes les
spe´cifications e´crites dans ce langage.
Exemple
La figure 3.5 montre un exemple de mode`le qui peut eˆtre teste´ par rapport a` la pro-
prie´te´ de´finie dans la figure 3.4. Ce mode`le correspond a` un hmsc causal dont la relation de
de´pendance est la meˆme que celle de´finie pour la proprie´te´, a` savoir seul les deux envois des
messages req sont inde´pendants.
Ce mode`le repre´sente deux clients, qui envoient chacun des donne´es a` un serveur. Puis
celui-ci envoie une requeˆte a` chacun des clients. Enfin, un seul client envoie une re´ponse au





















Fig. 3.5 – Exemple de d’expression corationnelle de pomset.
Etant donne´ le mode`le α, de´fini dans la figure 3.5, avec une relation utilise´e pour la
composition qui rend de´pendants tous les e´ve´nements qui ont lieu sur q et tous les e´ve´nements
ayant lieu sur r et inde´pendants tous les autres et la formule LTL ϕ, de´finie dans la figure 3.4,
nous pouvons remarquer que α  ϕ. En effet, le langage des pomsets premiers de α peut eˆtre
engendre´ par l’expression rationnelle (da(b + c))⋆, qui est corationnelle car tous ses cycles
sont 6‖-connexes (les e´ve´nements sur q et r e´tant de´pendants entre eux) et dont la cloˆture par
|| est engendre´e par la meˆme expression rationnelle. Il suffit alors de tester, en utilisant les
me´thodes classiques de model-checking, que :
(da(b+ c))⋆  G(¬a ∨ (aU(b ∨ c)))
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3.3 Model-checking de HMSC causaux
Nous allons maintenant appliquer les re´sultats montre´s dans la partie pre´ce´dente aux
hmsc causaux. Comme montre´ sur les exemples, la traduction est imme´diate. Nous nous
contentons donc d’e´nume´rer les re´sultats et de comparer les classes ou` le model-checking est
de´cidable avec d’autres mode`les qui e´tendent les hmsc.
3.3.1 Diffe´rentes se´mantiques pour les HMSC causaux
Avant de pre´ciser les re´sultats pre´ce´dents pour le cas particulier des hmsc causaux, rap-
pelons qu’un hmsc causal α est une structure qui permet de de´finir de manie`re syntaxique
(au moins) trois langages diffe´rents, a` savoir :
1. le langage des line´arisations : Lin(α) ⊆ Σ⋆P,M,I ;
2. la langage des msc : msc(α) ⊆ MSC(P,M, I) ;
3. le langage des msc causaux LMSC((P,M,I),D)(α) ⊆ MSC((P,M, I), D).
La proposition suivante montre que ces trois langages sont, en ge´ne´ral, se´mantiquement
diffe´rents. Elle identifie aussi les restrictions sous lesquelles ces diffe´rents langages co¨ıncident.
Proposition 3.10 Soient (ΣP,M,I , D), un alphabet concurrent et localise´, α et β, deux hmsc
causaux. Conside´rons les hypothe`ses suivantes :
1. α et β ont le meˆme langage de msc causaux : LMSC((P,M,I),D)(α) = LMSC((P,M,I),D)(β)
2. α et β ont le meˆme langage de msc : msc(α) =msc(β)
3. α et β ont le meˆme langage de line´arisations : Lin(α) = Lin(β)
Alors, nous avons les re´sultats suivants :
– 1⇒2 mais, en ge´ne´ral, l’inverse n’est pas vrai ;
– 3⇔ 2 ;
– Si pour tout m ∈ Γ(α) ∪ Γ(β), m est D-cohe´rent (cf. de´finition 2.11), alors 2⇒1.
Preuve: Tout d’abord, les implications 1⇒2 et2⇒3 sont des conse´quences directes des
de´finitions : en effet, le langage des line´arisations est obtenu a` partir du langage des msc qui
est lui meˆme obtenu a` partir du langage des msc causaux.
Ensuite, montrons que 3⇒2. Rappelons que, par de´finition des hmsc causaux, tout
m ∈ Γ(α) ∪ Γ(β) est weak-FIFO, alors tout m ∈ msc(α)∪msc(β) est weak-FIFO. Ainsi,
la fonction η : Lin(MSC(P,M, I))→ MSC(P,M, I) qui ordonne totalement les e´ve´nements
sur une meˆme instance et qui apparie le n-ie`me envoi de messages avec la n-ie`me re´ception,
est un morphisme. Et finalement, pour tous rationnels L et L′ et tout morphisme η, L = L′
implique que η(L) = η(L′).
Enfin, montrons que 2⇒1. Supposons que, pour tout m ∈ Γ(α)∪Γ(β), m est D-cohe´rent.
Alors, tout m ∈msc(α)∪msc(β) est D-cohe´rent. Ainsi, la fonction η : MSC(P,M, I) →
MSC((P,M, I), D) qui “efface”, dans les msc qui lui sont donne´s en entre´e, les causalite´s
qui ne sont pas dans I = Σ2 −D, est un morphisme. En utilisant le meˆme re´sultat que pour
l’implication pre´ce´dente, on obtient le re´sultat escompte´.
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En pratique, il est tout a` fait possible de s’inte´resser aux diffe´rentes se´mantiques exprime´es
par une spe´cification, meˆme si dans le cas ge´ne´ral, c’est le langage de line´arisation qui semble
le plus e´tudie´ et outille´ (c’est l’unique se´mantique que permettent de manipuler les outils
classiques de model-checking). En fonction du choix de la se´mantique et des restrictions
syntaxiques que respectent le mode`le et la formule, la proposition 3.10 nous permet de donner
un indice de pre´cision a` la re´ponse donne´e par l’algorithme de model-checking. Dans le cas ou`
la re´ponse donne´e est ne´gative (c’est-a`-dire si le mode`le ne respecte pas la proprie´te´ exprime´e
par la formule logique), il est possible que cela soit duˆ a` une mauvaise formulation de la
spe´cification.
3.3.2 Model-checking de HMSC causaux globalement coope´ratifs
Le model-checking e´tant inde´cidable pour les hmsc, il est donc aussi inde´cidable pour
les hmsc causaux. Cependant, nous montrons, dans cette partie, que les corationnels de
REX(P(Σ, D)) correspondent a` la classe syntaxique des hmsc causaux globalement coope´ratifs
(qui e´tend la classe du meˆme nom pour le hmsc). Plus pre´cise´ment, lorsque l’on applique
aux hmsc causaux la de´finition des corationnels de REX(P(Σ, D)), on obtient la de´finition
suivante :
De´finition 3.11 (HMSC causaux globalement coope´ratifs) Soient (Σ, D), un alpha-
bet concurrent localise´ et α, un hmsc D-causal. On dira que α est globalement coope´ratif si,
pour chaque sous-expression β⋆ de α :
– tout m ∈ L(β) a un graphe de communication connexe ;
– le graphe (Γ(β), 6‖) est D-connexe.
Nous pouvons tout d’abord remarquer que, de´cider si un hmsc causal est globalement
coope´ratif, peut se faire par une proce´dure de de´cision CoNP-comple`te et que cette classe est
exactement celle qui correspond aux corationnels lorsque l’on plonge les hmsc causaux dans
le mono¨ıde de traces a` l’aide de la relation d’inde´pendance ‖. Ceci nous permet d’appliquer
les re´sultats vus pre´ce´demment aux hmsc causaux.
Proposition 3.12 Soient (Σ, D), un alphabet concurrent et localise´, α et β, deux hmsc
causaux et ϕ, une formule de logique temporelle dont les propositions atomiques sont des
hmsc causaux premiers. Si β est globalement coope´ratif, alors nous pouvons construire un
automate B tel que LΓ(β)⋆(B) = [LΓ(β)⋆(β)]∼‖ et |B| = 2
O(|Γ(β)|·|β|). Ceci entraˆıne les re´sultats
suivants :
– de´cider si LMSC((P,M,I),D)(α) ∩ LMSC((P,M,I),D)(β) = ∅ est PSPACE-complet ;
– de´cider LMSC((P,M,I),D)(α) ⊆ LMSC((P,M,I),D)(β) est EXPSPACE-complet.
– de´cider si β  ϕ est PSPACE-complet si ϕ est une formule de LTLMSC((P,M,I),D) ;
– de´cider si β  ϕ est dans PSPACE si ϕ est une formule de CTL MSC((P,M,I),D) ;
– de´cider si β  ϕ est PSPACE-complet si ϕ est une formule de CTL∗
MSC((P,M,I),D).
Preuve: Ce re´sultat est imme´diat, il suffit d’appliquer aux hmsc causaux les re´sultats
montre´s dans la partie pre´ce´dente pour les expressions corationnelles de REX(P(Σ, D)). En
particulier, se re´fe´rer a` la proposition 3.9 et au the´ore`me 3.8.
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3.3.3 Comparaison avec les autres mode`les
Les re´sultats pre´sente´s dans cette section sont inte´ressants a` comparer a` ceux de´ja` exis-
tants sur les chmsc. En effet, il a de´ja` e´te´ dit que les chmsc globalement coope´ratifs per-
mettaient de ge´ne´rer des ensembles de msc qui ne sont pas finiment engendre´s. De plus, le
model-checking est de´cidable sur ces mode`les, avec des complexite´s similaires aux mode`les
se´quentiels (en tout cas dans le cadre du model-checking ne´gatif) et aux complexite´s que nous
avons pre´sente´es dans ce chapitre.
Tout d’abord, dans le chapitre 2, nous avons montre´ que les hmsc causaux re´guliers
avaient un langage re´gulier de line´arisations. Par conse´quent, les hmsc causaux re´guliers sont
inclus dans les chmsc re´guliers qui permettent d’engendrer tous les ensembles de msc dont
la line´arisation est re´gulie`re.
Ensuite, la figure 3.6 donne un hmsc causal globalement coope´ratif dont le langage de
msc n’est pas existentiellement borne´. Par conse´quent, il n’existe pas de chmsc globalement
coope´ratif qui ge´ne`re le meˆme langage. De plus, un hmsc causal α posse´dera toujours dans
son langage des msc engendre´s par le hmsc construit a` partir de α (en rajoutant des causa-
lite´s sur chaque processus pour obtenir un ordre local). Or, il existe des chmsc qui ge´ne`rent
des langages dont aucun e´le´ment n’est finiment engendre´. Par conse´quent les hmsc causaux
et les chmsc sont deux mode`les sont incomparables.
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Fig. 3.6 – L’automate Aα d’un hmsc causal globalement coope´ratif α dont le langage n’est pas existentiellement
borne´.
Enfin, la figure 3.7 donne un re´sume´ de l’inclusion de diffe´rents langages permettant
d’engendrer des msc. Le model-checking est de´cidable pour tous les chmsc globalement
coope´ratifs. Il est donc clair que nos travaux comple`tent le panorama existant en donnant de
nouveaux outils pour ve´rifier des syste`mes paralle`les et re´partis non borne´s.
3.4 Conclusions et perspectives
Re´sume´
Dans ce chapitre, nous avons pre´sente´ une nouvelle approche permettant de faire du
model-checking de mode`les de syste`mes paralle`les et re´partis, pouvant avoir un espace d’e´tats
infini. La technique pre´sente´e s’appuie sur l’utilisation de techniques classiques de model-
checking applique´es a` une repre´sentation globale des interactions par des morceaux d’ordres
partiels. En particulier, nous avons montre´ deux re´sultats importants.
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Fig. 3.7 – Comparaison des diffe´rents mode`les engendrant des msc. Le model-checking est de´cidable pour tous
les globalement coope´ratifs.
D’une part, nous avons montre´ qu’en limitant le pouvoir d’expression des langages de
spe´cification aux expressions corationnelles de pomsets, il e´tait possible de ve´rifier n’importe
quelle formule d’ordres partiels, tout en gardant des complexite´s de re´solution comparables a`
celles du model-checking de syste`mes se´quentiels. Ce re´sultat est, a` nos yeux, tre`s important,
puisqu’il de´montre que l’on peut utiliser des mode`les d’ordres partiels pour gagner de la conci-
sion tout en conservant de tre`s bonnes proprie´te´s algorithmiques. Ce re´sultat montre aussi
que l’on est capable de ve´rifier des mode`les paralle`les et re´partis en ne connaissant pas de
borne a priori sur la capacite´ des canaux de communication utilise´s par le syste`me sous-jacent.
D’autre part, nous avons montre´ qu’en limitant le pouvoir d’expression des formules,
nous pouvons faire du model-checking positif et ne´gatif pour tout type de mode`le. Ce qui
signifie que tous les mode`les de haut niveau peuvent eˆtre analysables automatiquement, si la
proprie´te´ a` tester peut s’exprimer en terme de corationnel de pomsets. Encore une fois, ce
re´sultat montre l’inte´reˆt des mode`les de haut niveau, qui permettent de de´crire des compor-
tement de syste`mes non borne´s, en ne perdant aucune capacite´ d’analyse.
Nos travaux semblent donc indiquer que la difficulte´ majeure se place maintenant dans
la conception de mode`les de haut niveau : en effet, nous avons reporte´ la difficulte´ de l’ana-
lyse a` la taˆche de conception. Cependant, nous pensons que le mode`le des hmsc causaux
globalement coope´ratifs, qui permet de de´crire de manie`re concise et intuitive, a` la fois des
interactions par e´change de messages asynchrones et des interactions par me´moire partage´e,
est un bon compromis : il me´lange a` la fois l’intuition provenant de la notation tre`s simple
des hmsc et les aspects de de´pendances entre instructions qui proviennent des traces de
Mazurkiewicz. Les re´sultats e´nonce´s sur les langages rationnels de pomsets s’appliquent na-
turellement aux hmsc causaux, ce qui fait de cette classe, un bon candidat pour le compromis
expressivite´/de´cidabilite´ que nous recherchons dans cette the`se.
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Perspectives
Tout d’abord, une premie`re perspective serait d’appliquer les nombreux re´sultats ob-
tenus sur les traces aux langages de pomsets premiers pour obtenir de nouvelles logiques
pour spe´cifier des expressions rationnelles de pomsets ou des hmsc causaux. De meˆme, il
serait inte´ressant de me´langer les deux mode`les de haut niveau permettant de de´crire des
syste`mes non borne´s, a` savoir les hmsc causaux globalement coope´ratifs, que nous avons
introduits dans cette the`se et les chmsc globalement coope´ratifs. Cependant les techniques
employe´es pour prouver les re´sultats de de´cidabilite´ du model-checking s’appuient sur des
outils diffe´rents : de´composition en pomsets premiers pour l’un, utilisation d’une borne exis-
tentielle pour l’autre. Re´ussir a` combiner ces deux approches donnerait lieu a` des mode`les en-
core plus expressifs, tout en conservant les bonnes proprie´te´s de de´cision de ces deux mode`les.
Ensuite, il parait important de confronter les me´thodes que nous de´veloppons dans ce
chapitre aux me´thodes actuelles mises en œuvre dans des outils de model-checking. Bien suˆr,
l’inte´reˆt de notre approche est de ve´rifier de manie`re exacte des familles de syste`mes infinis, ce
que les approches classiques ne sont pas capables de faire. Mais nous pensons que l’abstraction
que procure la de´composition en msc causaux premiers peut aussi ame´liorer grandement la
concision des mode`les manipule´s et donc les performances de l’analyse des syste`mes borne´s.
En particulier, l’approche qui consiste a` mettre au point une sur-couche logicielle, qui re´alise
les actions suivantes, nous semble prometteuse :
1. transformer les proble`mes que nous nous posons sur les ordres en proble`mes sur des
traces en utilisant la de´composition en msc causaux premiers ;
2. faire appel a` des outils classiques de model-checking tels que SPIN ou SMV pour
re´soudre ces proble`mes ;
3. finalement, retraduire le re´sultat vers les msc causaux.
Enfin, la me´thodologie pre´sente´e dans ce chapitre, c’est-a`-dire la recherche de sous-classes
reconnaissables dans des langages de haut niveau afin d’appliquer les algorithmes classiques du
model-checking utilisant des automates, peut eˆtre ge´ne´ralise´e facilement au model-checking
de n’importe quelle logique de´cidable (notamment au µ-calcul). De meˆme, il est envisageable
de ge´ne´raliser ces techniques a` des domaines diffe´rents, mais qui utilisent intensivement les
automates comme techniques de preuve (jeux, etc.).
96 Ve´rification de mode`les
Chapitre 4
Ve´rification partielle de mode`les
Nous avons vu, dans la partie I de ce document, diffe´rents mode`les pour spe´cifier des
syste`mes paralle`les et re´partis et nous avons introduit un mode`le mixte localement asyn-
chrone et globalement communicant qui les ge´ne´ralise.
Ce chapitre constitue, avec le chapitre pre´ce´dent, la partie II de cette the`se, consacre´e a`
la ve´rification de syste`mes mixtes. Plus pre´cise´ment, dans ce chapitre, nous nous inte´ressons
aux analyses de ve´rification de vues partielles d’un mode`le. Ces techniques ont vocation a` se
de´rouler avant l’exe´cution du syste`me a` ve´rifier. De plus, nous supposons que les proprie´te´s
a` ve´rifier portent sur une partie, seulement, du mode`le.
Plus pre´cise´ment, nous nous concentrons, dans ce chapitre, sur la de´finition d’outils
the´oriques pour manipuler la projection de mode`les de haut niveau.
Tout d’abord, nous de´finissons un nouveau mode`le, appele´ boxed pomset qui est a` la fois
proche des pomsets et qui a la proprie´te´ d’avoir une ope´ration de projection qui laisse stable
les rationnels de ce mode`le.
Ensuite, le mode`le des boxed pomsets nous sert a` montrer deux re´sultats importants sur
les rationnels de pomsets. D’une part, nous montrons que la projection d’un rationnel de
pomsets peut eˆtre repre´sente´e a` l’aide d’un ge´ne´rateur construit a` l’aide d’une expression
rationnelle de boxed pomsets. D’autre part, nous montrons que, savoir si la projection d’un
rationnel de pomsets reste un rationnel de pomsets, est de´cidable.
Enfin, nous utilisons ce dernier re´sultat pour montrer que, savoir si la vue partielle d’un
mode`le d’ordres partiels appartient a` un ensemble de comportements admissibles (c’est-a`-dire
le model-checking positif) est de´cidable.
Pour finir, la partie III de ce document sera consacre´e a` la supervision de syste`mes pa-
ralle`les et re´partis mixtes.
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Contexte
Dans le chapitre 3, nous avons vu que la ve´rification de mode`le consiste, a` partir d’un
mode`le du syste`me et d’une formule logique exprimant des proprie´te´s de bon comportement,
a` s’assurer que toutes les exe´cutions du mode`le satisfassent la formule. C’est donc une analyse
importante qui permet d’assurer certains crite`res de qualite´ a` un syste`me, avant meˆme son
exe´cution.
Bien que la complexite´ du model-checking pour les logiques temporelles classiques (telles
que LTL, CTL et CTL∗) soit logarithmique en la taille du mode`le, en pratique, les syste`mes
conside´re´s sont souvent trop grands pour eˆtre teste´s de manie`re exhaustive. Ainsi, certaines
parties de ces mode`les doivent eˆtre simplifie´es, c’est ce qui est ge´ne´ralement appele´ abstrac-
tion. L’abstraction est un point cle´ de tout proce´de´ automatique de ve´rification de larges
syste`mes ([Clarke 00, Govindaraju 00, Pnueli 00]).
Dans le cadre des mode`les d’ordres partiels, la ne´cessite´ de l’abstraction est aussi impor-
tante, puisque, comme nous l’avons montre´ dans le chapitre 3, meˆme si la complexite´ reste
la meˆme pour le model-checking positif et ne´gatif, la complexite´ du model-checking pour les
logiques d’ordres partiels, lorsque la taille de la formule est fixe´e et que le mode`le est cora-
tionnel, est exponentiellement plus grande que dans le cas se´quentiel.
Dans la suite de ce chapitre, nous conside´rons comme abstraction, l’ope´ration qui consiste
a` restreindre les ensembles d’e´ve´nements a` ceux e´tiquete´s par un certain alphabet, comme
pour les automates. Dans ce cadre, le proble`me est que l’on risque de perdre des causalite´s et
donc de de´finir plus de comportements que ce que l’on voudrait : l’abstraction ainsi de´finie est
une approximation. Dans le but de faire une abstraction exacte, il faut tenir compte de l’ordre
partiel qui relie les e´ve´nements auxquels on se restreint. La restriction qui nous inte´resse alors
correspond a` la notion classique de projection d’ordres partiels e´tiquete´s.
Ces me´thodes de projection permettent de se focaliser sur les interactions entre certaines
entite´s spe´cifiques, en projetant uniquement sur les actions qui sont localise´es sur ces entite´s.
Elles permettent aussi de comparer des sce´narios qui de´crivent des interactions diffe´rentes
(mais non disjointes) en se focalisant sur les e´le´ments communs. Ainsi, e´tant donne´ une for-
mule logique de´finie sur un alphabet Σo, nous nous inte´ressons au model-checking partiel qui
consiste a` projeter le mode`le sur Σo et a` ve´rifier que cette projection ve´rifie la formule donne´e.
Dans ce chapitre, nous conside´rons donc que nous avons un mode`le, donne´ sous la forme
d’une expression rationnelle de pomsets e´tiquete´s par Σ et une formule logique d’ordres par-
tiels, de´finie sur des pomsets e´tiquete´s par Σo ⊆ Σ. Nous cherchons a` re´pondre a` la question
suivante : est-ce que la projection du langage du mode`le peut eˆtre exprime´e a` l’aide d’une ex-
pression rationnelle de pomsets. Dans le cas positif, les techniques que nous avons de´veloppe´es
dans le chapitre pre´ce´dent s’appliquent encore. Dans le cas ne´gatif, le langage obtenu n’est pas
finiment engendre´ et il n’est, a priori, pas possible d’appliquer les techniques de ve´rification
de´veloppe´es dans cette the`se sur ce mode`le, sauf dans le cadre du model-checking positif (qui
consiste a` ve´rifier que la projection du mode`le reste dans un ensemble de comportements bien
de´finis).
4.1 Boxed pomsets 99
Des travaux similaires ont e´te´ mene´s par Genest, He´loue¨t et Muscholl dans [Genest 03],
sur la projection de hmsc. Plus pre´cise´ment, ils se sont inte´resse´s a` caracte´riser une classe
de chmsc dont l’existence d’une repre´sentation par un hmsc est de´cidable. Or, cette classe
de chmsc correspond exactement a` la projection des hmsc. Ils ont donc montre´ qu’il e´tait
de´cidable (en espace polynomial) de savoir si la projection d’un hmsc peut se repre´senter a`
l’aide d’un hmsc. Les me´thodes de´veloppe´es dans ces travaux ne sont pas applicables aux
expressions rationnelles de pomsets, car elles s’appuient sur une borne existentielle et une
traduction vers les automates communicants, ce qui n’a pas de sens pour les expressions
rationnelles de pomsets.
Organisation du chapitre
Ce chapitre est de´coupe´ comme suit. La partie 4.1 introduit un nouveau mode`le, celui des
boxed pomsets. Nous montrons, dans la partie 4.2, que ce mode`le posse`de de bonnes proprie´te´s
lorsqu’il est utilise´ avec des projections : en effet, les ensembles rationnels de boxed pomsets
sont stables par projection, ce qui nous permet de construire un ge´ne´rateur rationnel fini pour
repre´senter la projection du langage de n’importe quelle expression rationnelle de pomsets.
Ensuite, la partie 4.3 montre que l’on peut utiliser ce nouveau mode`le pour de´cider quand la
projection d’un langage rationnel de pomsets reste un langage rationnel de pomsets. Enfin,
la partie 4.4 conclut ce chapitre et donne quelques perspectives lie´es aux travaux que nous
avons mene´s.
4.1 Boxed pomsets
Nous introduisons, dans cette partie, un nouveau mode`le fonde´ sur les pomsets et dont
les ensembles rationnels restent stables par projection, contrairement a` ceux des pomsets.
Pour ce nouveau mode`le, la composition et la projection sont le´ge`rement diffe´rentes de celles
des pomsets : sont conserve´s des e´ve´nements supple´mentaires qui permettent de retrouver les
causalite´s perdues lors de la projection. Dans la partie 4.1.1, nous commenc¸ons par donner
un exemple de langage rationnel qui n’est pas stable par projection. Puis, dans la partie 4.1.2,
nous donnons la de´finition des boxed pomsets, ainsi que les ope´rations de composition et de
projection associe´es.
4.1.1 Pomsets et projection
Nous commenc¸ons la partie technique de ce chapitre en donnant un exemple de compo-
sition de pomsets et de projection. La figure 4.1 montre que la projection de la composition
de deux pomsets n’est, en ge´ne´ral, pas la composition de la projection de ces deux pomsets.
En effet, pour D = {(a, a), (c, b), (c, d)} et Σo = {a, b}, nous avons πΣo(p1) ⊚D πΣo(p2) qui
n’est pas isomorphe a` πΣo(p1 ⊚D p2), car la causalite´ entre les deux e´ve´nements e´tiquete´s
par b est perdue dans le second cas. De plus, a` cause de cette causalite´, il n’existe pas de
de´composition possible de πΣo(p1 ⊚D p2) en deux pomsets non nuls.
Nous pouvons maintenant ge´ne´raliser ces re´sultats aux expressions rationnelles de pom-
sets. Il suffit, en effet, de conside´rer la projection sur Σo du langage de l’expression rationnelle












































Fig. 4.1 – Composition de pomsets et projection, avec D = {(a, a), (c, b), (c, d)} et Σo = {a, b}.
p1a
⋆p2. Les e´le´ments de cette projection sont de la meˆme forme que πΣo(p1 ⊚D p2) de la fi-
gure 4.1, mais avec un nombre non borne´ d’e´ve´nements e´tiquete´s par a qui succe`dent a` ceux de
p1 et qui pre´ce`dent ceux de p2. De la meˆme manie`re que pour πΣo(p1⊚D p2), ces e´le´ments ont
une causalite´ qui relie les deux e´ve´nements e´tiquete´s par b. Ils ne sont donc pas de´composables
en un produit de pomsets non nuls plus petits. Par conse´quent, la projection du langage de
p1a
⋆p2 n’est pas finiment engendre´e et n’est donc pas le langage d’une expression rationnelle
de pomsets.
De manie`re intuitive, le mode`le des boxed pomsets que nous de´finissons dans ce chapitre va
rajouter des informations aux pomsets, pour se souvenir des causalite´s qu’efface la projection.
Ces informations supple´mentaires consistent en deux ports, comportant respectivement, pour
chaque action de Σ, les e´ve´nements minimaux et maximaux du pomset conside´re´. Ensuite,
nous de´finissons une ope´ration de projection qui ne modifie pas les ports et conserve les
causalite´s lie´es aux e´ve´nements de ces ports et une ope´ration de composition distributive sur
celle de la projection. Enfin, nous de´finissons des ope´rateurs d’encapsulation, qui permettent,
a` partir d’un pomset, de rajouter les ports pour obtenir un boxed pomset et inversement, une
ope´ration de de´sencapsulation qui, a` partir d’un boxed pomset, oublie les ports pour obtenir
un pomset.
4.1.2 De´finition des boxed pomsets
Afin de pouvoir travailler plus facilement avec la projection et la composition de pom-
sets, nous introduisons dans ce chapitre un nouveau mode`le, appele´ boxed pomsets que nous
avons publie´ dans [Gazagnaire 07c]. Avant d’introduire ce mode`le, nous donnons quelques
de´finitions pre´liminaires.
Tout d’abord, fixons un ensemble d’actions Σ. Un port est un ensemble d’e´ve´nements
e´tiquete´s (E, λ), avec λ : E → Σ et qui ne comporte pas de re´pe´titions d’e´tiquettes, c’est-a`-
dire que pour tout lettre a de Σ, |λ−1(a) ∩ E| = 1.
Ensuite, nous dirons qu’une relation de causalite´ ≤ branche un ensemble d’e´ve´nements
e´tiquete´s (E1, λ1) a` un autre ensemble d’e´ve´nements e´tiquete´s (E2, λ2), lorsque, pour toute
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lettre a, tous les e´ve´nements e´tiquete´s par a dans E1 pre´ce`dent causalement tous les e´ve´ne-
ments e´tiquete´s par a dans E2. Plus formellement, lorsque les fonctions d’e´tiquetage ne sont
pas ambigu¨es, nous notons ≤E1❀E2= {(e1, e2) ∈ E1 × E2 | λ1(e1) = λ2(e2)} et nous dirons
que ≤ branche E1 a` E2 si, et seulement si, ≤E1❀E2 ⊆≤.
De´finition 4.1 (boxed pomset) Un boxed pomset est la classe d’isomorphisme [E−⊎E⊎
E+,≤, λ] d’une structure (E− ⊎ E ⊎ E+,≤, λ), ou` :
– (E−, λ) est un port, appele´ port d’entre´e ;
– (E+, λ) est un port, appele´ port de sortie ;
– E est un ensemble d’e´ve´nements appele´ boˆıte interne ;
– ≤ ⊆ (E− ⊎ E) × (E ⊎ E+) est une relation d’ordre partiel qui ve´rifie ≤E−❀(E⊎E+)⊆≤
et ≤(E−⊎E)❀E+⊆≤, c’est-a`-dire ≤ branche E
− a` (E ⊎ E+) et (E− ⊎ E) a` E+ ;
– λ : E− ⊎ E ⊎ E+ → Σ est une fonction d’e´tiquetage.
Un boxed pomset b peut eˆtre vu comme un pomset que l’on a encapsule´, avec des acce`s,
pour chaque lettre de Σ, aux e´ve´nements minimaux et maximaux e´tiquete´s par cette lettre.
Ainsi, afin de faciliter les notations, nous e´crirons le boxed pomset b en nommant explicite-
ment ses ports, c’est-a`-dire sous la forme d’une structure [E−b ⊎ Eb ⊎ E
+
b ,≤b, λb].
La figure 4.2 montre un exemple de deux boxed pomsets isomorphes, avec Σ = {a, b, c, d, e}.
Ils sont repre´sente´s par des pomsets pour lesquels nous distinguons explicitement, a` l’aide
de rectangles distincts, le port d’entre´e, la boˆıte interne et le port de sortie. Sur les figures,
le port d’entre´e sera toujours repre´sente´ en haut, le port de sortie, en bas. De plus, pour
des raisons de lisibilite´, il peut arriver que nous ne repre´sentions pas les e´le´ments des ports
d’entre´e et de sortie dont l’e´tiquette n’apparaˆıt pas dans la boˆıte interne et dont la causalite´


























Fig. 4.2 – Deux boxed pomsets isomorphes, avec Σ = {a, b, c, d, e}.
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Projection de boxed pomsets
Nous introduisons maintenant l’ope´ration de projection adapte´e a` ce mode`le. Cette ope´ra-
tion conserve les informations de causalite´ lie´es aux ports. Nous verrons par la suite, que cette
information est suffisante pour pouvoir de´finir une composition telle que la projection soit
distributive sur celle-ci.
De´finition 4.2 (projection) La projection d’un boxed pomset b sur un alphabet observable
Σo est une fonction π̂Σo qui restreint la boˆıte interne de b aux e´ve´nements qui sont e´tiquete´s
par Σo, sans modifier les ports d’entre´e et de sortie, c’est-a`-dire :
π̂Σo(b) = [E
−






avec EΣo = λ
−1(Σo) l’ensemble des e´ve´nements observables et E
′
Σo
= E−b ⊎EΣo ⊎E
+
b l’union
des e´ve´nements observables et des e´ve´nements qui appartiennent a` un port.
La de´finition pre´ce´dente montre l’utilite´ des ports : ils permettent de conserver des in-
formations de causalite´ (entre les ports et la boˆıte interne, ou entre les ports) malgre´ la
projection des e´ve´nements de la boˆıte interne.
Cette de´finition est illustre´e par la figure 4.3, avec Σo = {a, b}. Sur cette figure, nous
pouvons voir que les e´ve´nements e´tiquete´s par c et d ont e´te´ efface´s dans la boˆıte interne,
mais les e´ve´nements minimaux et maximaux correspondants sont toujours pre´sents dans les





















Fig. 4.3 – Projection d’un boxed pomset, avec Σo = {a, b}.
Composition de boxed pomsets
Nous allons maintenant e´tendre la composition, de´finie sur les pomsets, aux boxed pom-
sets. Cette composition est une ope´ration stable : elle ne modifie pas la structure globale
d’un boxed pomset. De manie`re intuitive, la composition de deux boxed pomsets b1 et b2,
note´e b1 D b2, effectue la composition des ports interme´diaires (le port de sortie de b1 et
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celui d’entre´e de b2) puis conserve la causalite´ ajoute´e, tout en “effac¸ant” les e´ve´nements de
ces ports. De plus, les ports d’entre´e et de sortie sont ensuite modifie´s pour qu’ils corres-
pondent, respectivement, aux e´ve´nements minimaux et maximaux de la structure obtenue.
Plus formellement :




i ,≤i, λi], pour i ∈ {1, 2}, deux boxed
pomsets e´tiquete´s par Σ et D ⊆ Σ2. La composition de b1 et b2 est de´finie par b1 D b2 =
[E− ⊎ E ⊎ E+,≤, λ], la classe d’isomorphisme d’une structure (E− ⊎ E ⊎ E+,≤, λ), ou` :
– (E−, λ) est un port, auquel E−1 et E
−
2 sont branche´s ;
– E est isomorphe a` l’union des boˆıtes internes E1 ⊎ E2 ;
– (E+, λ) est un port, qui est branche´ a` E+1 et E
+
2 ;






+)∗ ∩ (E− ⊎ E ⊎ E+)2 est la
restriction, aux e´ve´nements de E− ⊎E ⊎E+, de la fermeture transitive de l’union des
relations d’ordres partiels de b1, de b2, de la composition des ports interme´diaires de b1
et b2 : ≤D= {(e, e
′) ∈ E+1 × E
−
2 | (λ(e), λ(e
′)) ∈ D} et des relations de branchement
entre les ports ;
– λ = λ1 ∪ λ2 est l’union des fonctions d’e´tiquetage de b1 et de b2.
Les e´ve´nements des ports d’entre´e et de sortie de b1 D b2 sont branche´s de telle manie`re
qu’ils deviennent les e´ve´nements minimaux (pour ceux du port d’entre´e) et maximaux (pour
ceux du port de sortie) du boxed pomset produit. La boˆıte interne de b1D b2 est isomorphe
a` l’union des boˆıtes internes de b1 et b2 a` laquelle on a rajoute´ les causalite´s induites par la
composition (et l’effacement) des ports interme´diaires. De plus, la de´finition assure que les
ports et la boˆıte interne sont branche´s correctement. Enfin, nous notons ε l’e´le´ment neutre
de D, qui est le boxed pomset dont la boˆıte interne est vide et dont les ports ne sont relie´s
que par des causalite´s induites par le branchement. Muni de la loi de composition et de
l’e´le´ment neutre de´finis pre´ce´demment, l’ensemble des boxed pomset (B(Σ, D),D, ε) forme
un mono¨ıde que nous noterons simplement B(Σ, D).
La figure 4.4 donne un exemple de composition de boxed pomsets, avec b4 = b2 D b3 ou`
D = {(a, a); (c, b); (c, d)}. Les relations de causalite´s ajoute´es sont repre´sente´es par des lignes
en pointille´ et les nouveaux ports d’entre´e et de sortie sont repre´sente´s par les rectangles en
haut et en bas des deux boxed pomsets compose´s.
Traductions entre pomsets et boxed pomsets
Nous de´finissons maintenant des ope´rateurs qui permettent de passer du mono¨ıde des
pomsets a` celui des boxed pomsets. L’ide´e principale qui motive le passage d’un mono¨ıde a`
un autre est que les proble`mes lie´s a` la projection sont beaucoup plus faciles a` re´soudre dans
B(Σ, D) que dans P(Σ, D).
L’ope´rateur d’encapsulation B : P(Σ, D)→ B(Σ, D) (pour “Boxing operator”) est utilise´
pour construire un boxed pomset B(p) a` partir d’un pomset p. Le boxed pomset construit
posse`de une boˆıte interne qui correspond exactement a` p et des ports d’entre´e et de sortie
branche´s de manie`re ade´quate. Plus formellement, B(p) est de´fini comme :
B(p) = [E− ⊎ Ep ⊎ E
+, (≤p ∪ ≤E−❀Ep ∪ ≤Ep❀E+)
∗, λ− ∪ λ ∪ λ+]

























Fig. 4.4 – Composition de boxed pomsets, avec b2 D b3 = b4 et D = {(a, a), (c, b), (c, d)}.
ou` (E−, λ−) et (E+, λ+) sont des ports. Cette de´finition s’e´tend naturellement aux expres-
sions rationnelles. Etant donne´ une expression rationnelle de pomsets α, B(α) est l’expres-
sion rationnelle dans laquelle les pomsets ge´ne´rateurs p ∈ Γ(α) sont remplace´s par B(p). Par
exemple, B(ab⋆) = B(a)B(b)⋆.
De meˆme, l’ope´rateur de de´sencapsulation U : B(Σ, D)→ P(Σ, D) est utilise´ pour extraire
d’un boxed pomset, sa boˆıte interne :
U(b) = [Eb,≤b ∩E
2
b , λ]
De la meˆme fac¸on que pour l’ope´rateur d’encapsulation, l’ope´rateur de de´sencapsulation
s’e´tend aux expressions rationnelles de boxed pomsets en remplac¸ant les boxed pomsets
ge´ne´rateurs par leur de´sencapsulation. Par exemple, U(a⋆ + b) = U(a)⋆ + U(b).
Pour illustrer ces de´finitions, conside´rons la figure 4.5. Celle-ci montre, a` gauche, l’encap-
sulation du pomset p1 de la figure 4.1. De meˆme, elle illustre, a` droite, la de´sencapsulation du
boxed pomset b2 de la figure 4.4. Cet exemple montre que U n’est pas injectif, car plusieurs
boxed pomsets peuvent avoir la meˆme de´sencapsulation que U(b2) : il suffit d’ajouter des
causalite´s entre les ports et la boˆıte interne de b2.
Dans la partie suivante, nous e´tudions les proprie´te´s des boxed pomsets. En particu-
lier, nous montrons que ce mode`le est stable par projection et qu’il peut eˆtre utilise´ pour
caracte´riser la projection d’une expression rationnelle de pomsets.



























Fig. 4.5 – Ope´rateurs d’encapsulation et de de´sencapsulation.
4.2 Propie´te´s des boxed pomsets
Cette partie introduit les re´sultats principaux concernant les boxed pomsets. Tout d’abord,
dans la partie 4.2.1, nous donnons les proprie´te´s des mode`les finis qui relient les ope´rateurs
de´finis dans la partie pre´ce´dente et les ope´rateurs de projection et de composition. Dans la
partie 4.2.2, nous e´tendons ces re´sultats aux langages de boxed pomsets.
4.2.1 Proprie´te´s des mode`les finis
Cette partie contient trois propositions techniques qui nous donnent des outils de base
pour manipuler les boxed pomsets. Plus pre´cise´ment :
1. La proposition 4.4 indique que l’ope´rateur d’encapsulation est l’inverse a` gauche de
l’ope´rateur de de´sencapsulation.
2. La proposition 4.5 indique que les ope´rateurs de de´sencapsulation et de projection
commutent.
3. La proposition 4.6 indique que l’ope´rateur d’encapsulation est un morphisme de mono¨ıde.
Encapsulation et de´sencapsulation
Premie`rement, nous pouvons remarquer, en observant la figure 4.5, que U(B(p1)) = p1. La
proposition 4.4 de´montre que ce re´sultat peut se ge´ne´raliser, car l’ope´rateur d’encapsulation
est l’inverse a` droite de l’ope´rateur de de´sencapsulation. Cependant, il n’en est pas l’inverse
a` gauche, car l’ope´rateur de de´sencapsulation n’est pas injectif (il suffit, en effet, d’observer
que B(U(b2)) 6= b2, dans cette meˆme figure 4.5).
Proposition 4.4 Soit p ∈ P(Σ, D), un pomset. Alors, U(B(p)) = p.
Preuve: Rappelons simplement que, par de´finition :
B(p) = [E− ⊎ Ep ⊎ E
+, (≤p ∪ ≤E−❀Ep ∪ ≤Ep❀E+)
∗, λB(p)]
Or, remarquons que (≤p ∪ ≤E−❀Ep ∪ ≤Ep❀E+)
∗ ∩E2p =≤p et que λB(p) co¨ıncide avec λp sur
Ep. Nous pouvons donc en conclure que U(B(p)) = [Ep,≤p, λp] = p.
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De´sencapsulation et projection
Deuxie`mement, la projection et la de´sencapsulation sont des ope´rateurs qui peuvent com-
muter. Cette proprie´te´ s’illustre sur la figure 4.5, en conside´rant b = B(p1) et Σo = {a, b}.
Remarquons alors que πΣo(U(b)) = U(b2) = U(π̂Σo(b)). Plus ge´ne´ralement, nous avons la
proposition suivante :
Proposition 4.5 Soient b ∈ B(Σ, D) et Σo ⊆ Σ. Alors, πΣo(U(b)) = U(π̂Σo(b)).
Preuve: Tout d’abord, rappelons que U(b) = [Eb, (≤b ∩E
2
b ), λb]. En appliquant la
de´finition de la projection et en notant EΣo = λ
−1(Σo) l’ensemble des e´ve´nements observables,
nous avons donc :









b , (≤b ∩E
′2
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b des e´ve´nements qui sont, soit observables, soit qui apparaissent dans un port.
En appliquant l’ope´rateur de de´sencapsulation et en notant λ′b la restriction de λb a` Eb, nous
obtenons :







Pour conclure la preuve, remarquons finalement que E′Σo ∩ Eb = EΣo ∩ Eb.
Encapsulation et composition
Troisie`mement, la composition de pomsets et de boxed pomsets est aussi fortement lie´e.
En effet, meˆme si, en ge´ne´ral, la de´sencapsulation n’est pas distributive sur la composition (il
est facile de trouver un contre-exemple ou` U(b1)⊚D U(b2) est diffe´rent de U(b1 D b2), voir
par exemple la figure 4.4 ou` U(b2)⊚D U(b3) 6= U(b4)), l’encapsulation est distributive sur la
composition. Ainsi, B est un morphisme de mono¨ıde.
Proposition 4.6 Soient p1 et p2, deux pomsets dans P(Σ, D). Alors, B(p1⊚Dp2) = B(p1)D
B(p2).
Preuve: Commenc¸ons par fixer quelques notations. Posons p1 = [E1,≤1], p2 = [E2,≤2],
p1 ⊚D p2 = [E1⊚2,≤1⊚2], λ(Ei) = λ(E
+
i ) = λ(E
−
i ) et λ l’union de toutes les fonctions
d’e´tiquetage des structures utilise´es dans cette preuve. Nous pouvons alors caracte´riser, avec
ces notations, l’encapsulation de pi :
B(pi) = [E
−
i ⊎ Ei ⊎ E
+
i , (≤i ∪ ≤E−i ❀Ei
∪ ≤Ei❀E+i
)∗, λ]
De meˆme, nous pouvons caracte´riser l’encapsulation de la concate´nation de p1 et p2.
B(p1 ⊚D p2) = [E
−
1⊚2 ⊎ E1⊚2 ⊎ E
+
1⊚2, (≤1⊚2 ∪ ≤E−1⊚2❀E1⊚2
∪ ≤E1⊚2❀E+1⊚2
)∗, λ]
L’objectif de cette preuve est donc de montrer que la concate´nation de B(p1) et B(p2) est
bien e´gale au re´sultat pre´ce´dent. Pour cela, notons la de´finition de cette concate´nation de la
manie`re suivante :
B(p1)D B(p2) = [E−12 ⊎ E12 ⊎ E+12,≤12, λ]
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Il faut maintenant montrer, d’une part, que E−1⊚2 ⊎E1⊚2 ⊎E
+





12. Ceci est imme´diat car les ports sont, par de´finition, isomorphes et E1⊚2 =
E1 ∪ E2 = E12.
D’autre part, il faut montrer que (≤1⊚2 ∪ ≤E−1⊚2❀E1⊚2
∪ ≤E1⊚2❀E+1⊚2
)∗ de´finit la meˆme
relation d’ordre que ≤12. Il faut pour cela remarquer que, par de´finition, ≤12 peut s’e´crire
comme la restriction a` E−12⊎E12⊎E
+
12 de la fermeture transitive de l’union des ensembles
suivants :
– l’ordre induit par b1 : ≤b1= (≤1 ∪ ≤E−1 ❀E1
∪ ≤E1❀E+1
)∗ ;





– l’ordre induit par la composition des ports interme´diaires :
≤D= {(e, e
′) ∈ E−1 × E
+
2 | (λ(e), λ(e
′)) ∈ D} ;












En posant ≤′D= {(e, e
′) ∈ E1 × E2 | (λ(e), λ(e
′)) ∈ D}, nous pouvons ensuite remarquer
que ≤1⊚2= (≤1 ∪ ≤2 ∪ ≤
′
D)
∗, et donc que ≤1⊚2= (≤b1 ∪ ≤b2 ∪ ≤D)
∗ ∩ E212.
Ensuite, l’ope´rateur d’encapsulation n’ajoute pas de causalite´s entre les ports et la boˆıte



























2 = ∅, ≤E−1⊚2❀E1⊚2
∩(E+12)




Ce qui nous permet de conclure cette preuve en obtenant l’e´galite´ suivante :
≤12= (≤1⊚2 ∪ ≤E−1⊚2❀E1⊚2
∪ ≤E1⊚2❀E+1⊚2
)∗
La figure 4.6 illustre cette proposition. A gauche de celle-ci, est repre´sente´e la composition
de l’encapsulation des pomsets p1 et p2, avec D = {(a, a), (c, b), (c, d)}. A droite de celle-ci,
est repre´sente´e l’encapsulation de la composition des pomsets p1 et p2, avec la meˆme relation
de de´pendance. Finalement, au milieu de cette figure est repre´sente´ le re´sultat de ces deux
ope´rations qui est le boxed pomset b1, de´fini a` la figure 4.2.
Les propositions pre´ce´dentes nous donnent des outils de base pour manipuler des boxed
pomsets avec les ope´rateurs de projection ou de composition. En particulier, ils nous per-
mettent de reformuler la de´finition de la composition de boxed pomsets : pour tout b1, b2 ∈
B(Σ, D), b1D b2 peut se de´finir comme l’encapsulation de la restriction, aux e´ve´nements de
l’union de U(b1) et de U(b2), de b1⊚D b2 (les boxed pomsets pouvant eˆtre interpre´te´s comme
des pomsets). C’est a` dire :
b1 D b2 = B(b1 ⊚D b2)|U(b1)∪U(b2)










































Fig. 4.6 – La composition de pomsets encapsule´s est l’encapsulation de la composition de ces pomsets.
Nous allons voir dans la partie suivante que ces bonnes proprie´te´s peuvent s’e´tendre aux
langages rationnels de boxed pomsets.
4.2.2 Proprie´te´s des expressions rationnelles
Nous donnons, dans cette partie, les re´sultats concernant des langages rationnels de boxed
pomsets et de pomsets. Ces re´sultats s’organisent en deux parties.
1. Nous montrons que, pour les boxed pomsets, l’ope´rateur de projection est distributif
sur celui de la composition (proposition 4.7) et donc que π̂Σo est un morphisme de
mono¨ıde. Puis nous utilisons ce re´sultat pour montrer que les langages rationnels des
boxed pomsets sont stables par projection (the´ore`me 4.8).
2. Nous montrons que les langages rationnels de pomsets sont stables par encapsulation
(proposition 4.9), ce qui permet de montrer le re´sultat principal de cette partie, a`
savoir la construction d’un ge´ne´rateur fini pour la projection de n’importe quel langage
rationnel de pomsets (the´ore`me 4.10).
Expressions rationnelles de boxed pomsets
D’une part, nous montrons que les rationnels de B(Σ, D) sont stables par projection,
contrairement aux rationnels de P(Σ, D) qui ne le sont pas (voir la partie 4.1.1).
Pour arriver a` montrer la stabilite´ de la projection, nous de´montrons la proposition 4.7 qui
indique que l’ope´rateur de projection est distributif sur celui de la composition, c’est-a`-dire
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que la projection de la composition de deux boxed pomsets est exactement la composition
de la projection de ces meˆmes boxed pomsets. Ce re´sultat indique, donc, que l’ope´rateur π̂Σo
est un morphisme de mono¨ıde.
Proposition 4.7 Soient b1 et b2, deux boxed pomsets dans B(Σ, D) et Σo ⊆ Σ. Alors :
π̂Σo(b1 D b2) = (π̂Σo(b1))D (π̂Σo(b2))
Preuve: Notons bi = [E
−
i ∪ Ei ∪ E
+
i ,≤i], pour i ∈ {1, 2, 3} et avec b3 = b1 D b2.
Posons ensuite EΣo = λ
−1(Σo) et EiΣo = E
−
i ∪ EΣo ∪ E
+
i . Nous avons donc, tout d’abord,
par de´finition de la projection :
π̂Σo(bi) = [E
−





Ensuite, conside´rons le produit des projections, c’est-a`-dire le terme :
π̂Σo(b1)D π̂Σo(b2) = [E−12 ∪ E12 ∪ E+12,≤12, λ12]
Montrons que les composants de ce terme sont identifiables a` ceux de π̂Σo(b3). Premie`re-






3 sont isomorphes. De plus, E12 =
(E1 ∩EΣo) ⊎ (E2 ∩EΣo) = E3 ∩EΣo . Ensuite, il est tout aussi imme´diat de voir que λ12 =
λ3. Finalement, montrons que ≤12 et (≤3 ∩E3Σo) de´finissent le meˆme ordre partiel. Tout
d’abord, ≤12 peut se de´composer en la restriction aux e´ve´nements de E
−
12 ∪ E12 ∪ E
+
12
de fermeture transitive de l’union de diffe´rents ensembles :
– l’ordre induit par la projection de b1 : ≤1 ∩E1Σo ;
– l’ordre induit par la projection de b2 : ≤2 ∩E2Σo ;
– l’ordre induit par la composition : ≤D= {(e, e
′) ∈ E+1 × E
−
2 | (λ(e), λ(e
′)) ∈ D} ;











De meˆme, ≤3 peut se de´finir comme la fermeture transitive de l’union de ≤1, de ≤2, de ≤D et










. Nous cherchons, ensuite, a` caracte´riser,













obtenons que cette restriction donne exactement ≤12, ce qui conclut cette preuve.
La figure 4.7 illustre cette proposition. Elle montre que la projection sur Σo = {a, b} de la
composition de B(p1) et B(p2), avec D = {(a, a), (c, b), (c, d)} donne exactement la composi-
tion de la projection de B(p1) et de la projection de B(p2). En effet, π̂Σo(B(p1)D B(p2)) =
b4 = π̂Σo(B(p1))D π̂Σo(B(p2)).
Nous ge´ne´ralisons ensuite ce re´sultat aux expressions rationnelles. En effet, nous montrons,
avec le the´ore`me 4.8, qu’e´tant donne´ α, une expression rationnelle de B(Σ, D), il est tre`s
simple de trouver β, une expression rationnelle B(Σ, D) telle que le langage engendre´ par
cette expression rationnelle soit exactement la projection du langage de α sur un alphabet
Σo donne´. En effet, il suffit simplement de choisir l’expression rationnelle β = π̂Σo(α), qui est
α dans laquelle chaque pomset ge´ne´rateur p ∈ Γ(α) est remplace´ par π̂Σo(p).
The´ore`me 4.8 Soient α, une expression rationnelle de B(Σ, D) et Σo ⊆ Σ. Alors :
π̂Σo(L(α)) = L(π̂Σo(α))


























































Fig. 4.7 – L’ope´rateur de projection est distributif sur celui de la composition pour les boxed pomsets, avec
D = {(a, a), (c, b), (c, d)} et Σo = {a, b}.
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Preuve: La proposition 4.7 indique que π̂Σo est un morphisme, ce qui donne le re´sultat
directement. Cependant, afin de mieux comprendre comment utiliser les boxed pomsets, nous
donnons une de´monstration constructive de ce re´sultat, en s’appuyant sur la repre´sentation
sous la forme d’un automate Aα structurellement e´quivalent, de l’expression rationnelle α.
D’une part, montrons que tous les mots de π̂Σo(L(α)) sont dans L(π̂Σo(α)). Pour cela,
conside´rons un chemin ρ de Aα. Nous notons L(ρ) = b1 D . . . D bn, ou` (bi)1≤i≤k est la
se´quence des boxed pomsets qui e´tiquettent ρ. Nous pouvons, alors,, appliquer la proposi-
tion 4.7 afin d’obtenir π̂Σo(L(ρ)) = π̂Σo(b1)D . . .D π̂Σo(bn). De plus, π̂Σo(b1), . . . , π̂Σo(bn)
sont des boxed pomsets qui peuvent eˆtre trouve´s le long d’un chemin de AbπΣo (α), l’auto-
mate structurellement e´quivalent a` π̂Σo(α). Ce qui veut dire, finalement, que π̂Σo(L(α)) ⊆
L(π̂Σo(α)).
D’autre part, montrons l’inclusion inverse. Pour cela, conside´rons un chemin ρ de AbπΣo (α).
Nous avons alors L(ρ) = b1 D . . . D bk, avec (bi)1≤i≤k la se´quence de boxed pomsets
rencontre´s le long de ρ. Or, chaque bi e´tiquette une transition de AbπΣo (α), ce qui signifie
que bi = π̂Σo(b
′
i). Ainsi, nous pouvons appliquer la proposition 4.7 afin d’obtenir L(ρ) =
π̂Σo(b
′
1D . . .D b′k) De plus, les (b′i)1≤i≤k forment une se´quence pre´sente le long d’un chemin
de Aα. Ce qui veut dire, finalement, que L(π̂Σo(α)) ⊆ π̂Σo(L(α)). Ceci conclut la preuve de
ce the´ore`me.
Conside´rons, par exemple, l’expression rationnelle α = B(p1)B(a)
⋆B(p2). Le the´ore`me 4.8
indique que la projection du langage de α est simplement le langage de l’expression ration-
nelle π̂Σo(α) = π̂Σo(B(p1))(π̂Σo(B(a)))
⋆π̂Σo(B(p2)). Les e´le´ments de ce langage seront de la
meˆme forme que le boxed pomset b4 de la figure 4.7, avec un nombre non borne´ d’e´ve´nements
e´tiquete´s par a qui succe`dent a` ceux de π̂Σo(B(p1)) et pre´ce`dent ceux de π̂Σo(B(p2)). Re-
marquons alors, que la de´sencapsulation de ces boxed pomsets correspond exactement aux
pomsets engendre´s par la projection du langage de p1a
⋆p2, de´fini dans l’exemple de la par-
tie 4.1.1. Nous montrons, dans la partie suivante, que ce re´sultat se ge´ne´ralise a` la projection
de toutes les expressions rationnelles de pomsets.
Expressions rationnelles de pomsets
Nous avons vu dans la partie pre´ce´dente, d’une part, les proprie´te´s lie´es aux expressions
rationnelles de boxed pomsets. D’autre part, nous montrons, dans cette partie, les proprie´te´s
lie´es aux expressions rationnelles de pomsets.
Plus pre´cise´ment, nous montrons qu’il existe un ge´ne´rateur rationnel fini qui engendre la
projection de n’importe quel rationnel de pomset. Pour cela, dans la proposition 4.9, nous
e´tendons aux langages les re´sultats montre´s dans la proposition 4.6, sur le lien entre encapsu-
lation et composition. Plus pre´cise´ment, cette proposition montre que, pour toute expression
rationnelle de P(Σ, D), il est e´quivalent d’encapsuler le langage de pomsets engendre´ ou de
conside´rer le langage ge´ne´re´ par l’encapsulation de chaque pomset qui l’engendre.
Proposition 4.9 Soient α, une expression rationnelle de P(Σ, D) et Σo ⊆ Σ. Alors :
L(B(α)) = B(L(α))
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Preuve: Ce re´sultat est imme´diat en utilisant le fait que B est un morphisme de
mono¨ıde, d’apre`s la proposition 4.6.
Finalement, nous donnons le re´sultat principal de cette partie. Ce re´sultat indique qu’il
est possible de garder une repre´sentation rationnelle de la projection d’un automate, modulo
le choix d’un mono¨ıde adapte´ : en l’occurence, celui des boxed pomsets. Plus pre´cise´ment, le
the´oreme 4.10 indique que la projection du langage d’une expression rationnelle de P(Σ, D)
est la de´sencapsulation de l’expression rationnelle obtenue en encapsulant, puis en projetant
l’expression rationnelle initiale.
The´ore`me 4.10 Soient α, une expression rationnelle de P(Σ, D) et Σo ⊆ Σ. Alors :
πΣo(L(α)) = U(L(π̂Σo(B(α))))
Preuve: Nous utilisons les propositions montre´es pre´ce´demment :
πΣo(L(α)) = πΣo(U(B(L(α)))) (Prop. 4.4)
= U(π̂Σo(B(L(α)))) (Prop. 4.5)
= U(π̂Σo(L(B(α)))) (Prop. 4.9)
= U(L(π̂Σo(B(α)))) (Th. 4.8)
Ce the´ore`me montre l’inte´reˆt des boxed pomsets. En effet, pour toute expression ration-
nelle de pomsets de P(Σ, D) α, il n’existe pas, en ge´ne´ral, d’expresssion rationnelle de P(Σ, D),
dont la projection sur un alphabet d’actions observables forme le meˆme langage. Cependant,
il est trivial de construire une expression rationnelle de B(Σ, D), dont l’ensemble des boˆıtes
internes des e´le´ments engendre´s forme le meˆme langage : il suffit de choisir π̂Σo(B(α)). Il
semble ainsi plus simple de concevoir des spe´cifications avec des pomsets et de manipuler des
vues partielles de ces spe´cifications a` l’aide des boxed pomsets.
Nous terminons cette partie en reprenant l’exemple de la partie 4.1.1, avec l’expression
rationnelle p1a
⋆p2. Comme indique´ pre´ce´demment, la projection du langage de cette expres-
sion sur Σo = {a, b} est exactement la de´sencapsulation du langage de l’expression rationnelle
π̂Σo(B(α)) = π̂Σo(B(p1))(π̂Σo(B(a)))
⋆π̂Σo(B(p2)).
4.3 Projection et mode`les finiment engendre´s
Dans la partie pre´ce´dente, nous avons montre´ qu’il existait un ge´ne´rateur rationnel fini
qui permettait de repre´senter la projection d’un langage rationnel. Ce ge´ne´rateur est obtenu
en encapsulant les pomsets ge´ne´rateurs de l’expression rationnelle, puis en les projetant. Nous
montrons, maintenant, que ce ge´ne´rateur peut eˆtre utile pour de´cider quand la projection d’un
rationnel reste rationnel. Plus pre´cise´ment, nous caracte´risons les expressions rationnelles de
boxed pomsets dont le langage de´sencapsule´ est un langage rationnel de pomsets.
Lemme 4.11 Soient b ∈ B(Σ, D), un boxed pomset et {p1, . . . , pk}, l’ensemble minimal de
pomsets tels que U(b|Σ|+1) ∈ 〈{p1 . . . pk}〉P(Σ,D). Alors, U(b
|Σ|+2) ∈ 〈{p1 . . . pk}〉P(Σ,D) si, et
seulement si, U(b⋆) est finiment engendre´.
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Preuve: Notons bi la i-ie`me instance du boxed pomset b dans le produit b
|Σ|+2, pour
i = {1 . . . |Σ|+2}. De meˆme, e´tant donne´ un e´ve´nement e de b, notons ei l’e´ve´nement corres-
pondant dans bi. Enfin, e´tant donne´ un e´ve´nement e dans b
|Σ|+2, notons P (e) ⊆ Σ, l’ensemble
des e´tiquettes qui apparaissent dans le passe´ causal de cet e´ve´nement.
Clairement, pour tout e dans b, P (e|Σ|) = P (e|Σ|+1) = P (e|Σ|+2). Or, la composition des
boxed pomsets ne de´pend que des e´tiquettes des diffe´rents e´ve´nements implique´s. Ainsi, les
meˆmes connexions causales vont s’effectuer lors de la composition entre b|Σ| et b et lors de
la composition entre b|Σ|+1 et b. Ces meˆmes connexions causales vont a` nouveau s’effectuer
lorsque l’on va conside´rer b⋆ et b.
Par conse´quent, si la de´composition en pomsets premiers de la de´sencapsulation de b|Σ|+1
contient les meˆmes pomsets que celle de b|Σ|+2, alors il en sera de meˆme pour toute de´composi-
tion de b|Σ|+i, pour i ≥ 2. Par conse´quent, la de´sencapsulation de b⋆ est finiment engendre´e.
Inversement, si la de´composition en pomsets premiers de la de´sencapsulation de b|Σ|+1
contient les meˆmes pomsets que celle de b|Σ|+2, alors il en sera de meˆme pour toute de´composi-
tion de b|Σ|+i, pour i ≥ 2. Pour montrer cela, il faut conside´rer l’algorithme de de´composition
en pomsets premiers donne´e par la proposition 3.5. Clairement, dans ce cas, il existe une
composante fortement connexe de GU(b|Σ|+i) qui grossit strictement a` chaque ite´ration de i.
Donc la de´sencapsulation de n’est pas finiment engendre´e.
Nous pouvons maintenant utiliser ce lemme pour montrer qu’il est de´cidable de savoir si
la projection d’un rationnel de pomsets reste rationnel.
The´ore`me 4.12 Savoir si la de´sencapsulation du langage d’une expression rationnelle de
B(Σ, D) est le langage d’une expression rationnelle de P(Σ, D) est de´cidable.
Preuve: Il suffit de calculer la de´composition en pomsets premiers de tous les e´le´ments
du langage de l’expression rationnelle de boxed pomsets dans laquelle on a remplace´ les ⋆
par (|Σ| + 1). Ensuite, on fait la meˆme chose, mais en remplac¸ant les ⋆ par (|Σ| + 2). Si les
ensembles de pomsets premiers sont identiques, alors la de´sencapsulation de la projection du
langage de l’expression rationnelle est finiment engendre´e et il existe une expression ration-
nelle de pomsets qui a le meˆme langage.
Corrolaire 4.13 Savoir si la projection d’un rationnel de P(Σ, D) reste un rationnel de
P(Σ, D) est de´cidable.
Preuve: Soient α, une expression rationnelle de pomsets et β = π̂Σo(B(α)), le ge´ne´rateur
dont la de´sencapsulation du langage correspond exactement a` la projection du langage de α
sur Σo (d’apre`s le the´ore`me 4.10). Il suffit, alors, d’appliquer directement le the´ore`me 4.12
sur l’expression rationnelle de boxed pomsets β.
Nous pouvons maintenant utiliser le corollaire 4.13 pour faire de la ve´rification partielle
de mode`les d’ordre. Nous nous contentons du cas le plus simple du model-checking positif.
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Proposition 4.14 Soient (Σ, D), un alphabet concurrent, α, une expression rationnelle de
P(Σ, D), Σo ⊆ Σ et β, une expression corationnelle de P(Σo, D). Alors, le model-checking
positif est de´cidable, c’est-a`-dire que l’on sait de´cider si πΣo(L(α)) ⊆ L(β).
Preuve: Imme´diat en appliquant le corollaire 4.13. Dans le cas ou` celui-ci donne une
expression rationnelle de pomsets, il reste a` appliquer la proposition 3.9 du chapitre 3. Dans le
cas contraire, c’est-a`-dire s’il n’existe pas d’expression rationnelle de pomsets dont le langage
est exactement la projection du langage de pomsets du mode`le, l’inclusion n’est pas valide
puisque β est finiment engendre´ et donc, la re´ponse au test de model-checking est ne´gative.
La the´orie de la ve´rification partielle est incomple`te, puisqu’elle ne permet pas, pour le
moment, de faire du model-checking ne´gatif ou de conside´rer des formules d’ordres partiels.
Cependant, dans le cas ou` la projection du mode`le reste un rationnel de pomsets, il est tout a`
fait possible d’utiliser les techniques de´veloppe´es dans le chapitre 3 de ce document, consacre´e
a` la ve´rification de mode`les donne´s sous forme d’expressions rationnelles de pomsets.
4.4 Conclusions et perspectives
Re´sume´
Dans ce chapitre, nous avons de´fini un nouveau mode`le, appele´ boxed pomset, qui e´tend
celui des pomsets en modifiant les ope´rateurs de projection et de composition associe´s.
Ce mode`le posse`de de bonnes proprie´te´s de projection, puisque la projection de rationnels
de boxed pomsets reste des rationnels de boxed pomsets. De meˆme, ce mode`le reste tre`s
proche de celui des pomsets, puisque nous avons de´fini des ope´rateurs d’encapsulation et de
de´sencapsulation qui permettent de passer, respectivement, des pomsets aux boxed pomsets
et des boxed pomsets aux pomsets. Ces diffe´rentes proprie´te´s font des boxed pomsets un
outil the´orique privile´gie´ pour travailler avec des rationnels de pomsets et des projections.
Cet outil nous a permis de donner deux re´sultats the´oriques importants.
Le premier re´sultat the´orique qui s’appuie sur la the´orie des boxed pomsets est le sui-
vant. Il indique que la projection du langage de n’importe quelle expression rationnelle de
pomset peut se repre´senter, a` une de´sencapsulation pre`s, a` l’aide d’un ge´ne´rateur ration-
nel fini, construit a` partir d’une expression rationnelle de boxed pomsets. Ce re´sultat nous
semble important, car il permet de manipuler tre`s simplement les rationnels de pomsets et les
projections, sans s’appuyer sur une borne quelconque du syste`me sous-jacent. Ce ge´ne´rateur
rationnel fini sera intensivement utilise´ dans le chapitre 6 de ce document.
Le second re´sultat the´orique qui s’appuie sur la the´orie des boxed pomsets est le sui-
vant. Il indique que, savoir si la projection d’un rationnel de pomsets reste un rationnel,
est un proble`me de´cidable. Ce re´sultat, la` encore, ne s’appuie sur aucune borne du syste`me
sous-jacent et ge´ne´ralise les re´sultats de [Genest 03] qui portent sur la projection de hmsc,
en utilisant une technique de preuve comple`tement diffe´rente. Ce re´sultat est utile lorsque
l’on cherche a` faire du model-checking partiel positif, puisqu’il indique que ce proble`me de
ve´rification est, lui aussi, de´cidable.
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Perpectives
Les perspectives de ce chapitre s’organisent en deux parties. D’une part, une partie
concerne les applications des techniques existantes pour les rationnels de pomsets (ou pour
les hmsc) aux rationnels de boxed pomsets. D’autre part, une partie concerne la ve´rification
partielle de mode`les.
D’une part, une partie concerne le de´veloppement de la the´orie des boxed pomsets en
s’appuyant sur des techniques existantes pour les expressions rationnelles de pomsets ou les
hmsc.
Tout d’abord, il est important de rappeler que le de´coupage en pomsets premiers constitue
le coeur des techniques du chapitre pre´ce´dent. A ce titre, ces re´sultats peuvent difficilement
eˆtre reproductibles aux boxed pomsets, puisqu’il ne semble pas exister de de´composition mi-
nimale satisfaisante (a` part celle qui isole chaque e´ve´nement et qui n’est gue`re utile puisqu’elle
ne permet pas de traduire nos proble`mes vers les traces corationnelles). Dans ce cadre, faire
de la ve´rification directement sur des mode`les construits a` partir d’expressions rationnelles
de boxed pomsets semble difficile.
Ensuite, de nombreux travaux ont e´te´ re´alise´s sur les hmsc qui peuvent s’adapter, pra-
tiquement directement, aux boxed pomsets. C’est, par exemple, le cas du proble`me de l’ap-
partenance, e´tudie´ par Alur et Yannakakis dans [Alur 99], qui peut se traduire vers les boxed
pomsets, en le proble`me de l’appartenance d’une observation partielle a` la projection d’un
mode`le. Nous appelons ce proble`me “diagnostic” et nous l’e´tudions plus en de´tails dans
le chapitre 6. De la meˆme manie`re, les re´sultats concernant le pattern-matching de hmsc
([Genest 02a]) semblent se ge´ne´raliser sans trop de difficulite´ au pattern-matching de projec-
tion de rationnels de pomsets.
Enfin, il serait inte´ressant de conside´rer le cas spe´cifique de la projection de hmsc cau-
saux et de le ge´ne´raliser au cas des chmsc causaux. Ce cadre est diffe´rent, puisqu’il existe
une notion de canaux de communication ayant une capacite´ et que l’on s’autorise a` compo-
ser des morceaux de protocoles qui ne sont pas force´ment clos par communication. Dans ce
nouveau cadre, il serait inte´ressant de voir comment rajouter, aux boxed pomsets, une notion
de canaux de communication, pour augmenter l’expressivite´ des mode`les tout en gardant des
proprie´te´s d’analyses de´cidables.
D’autre part, une partie concerne la ve´rification partielle de mode`les. En effet, dans ce
chapitre, nous avons montre´ une me´thode qui permet de faire uniquement du model-checking
positif.
Tout d’abord, il serait inte´ressant de donner la complexite´ exacte lorsque l’on cherche a`
savoir si la projection d’un rationnel de pomsets reste un rationnel. Ceci nous permettrait de
caracte´riser plus pre´cise´ment la complexite´ du model-checking positif de vues partielles d’un
mode`le d’ordres partiels.
Enfin, la technique de model-checking positif que nous avons de´velope´e est une extension
directe des re´sultats montre´s sur la de´cidabilite´ de la stabilite´ de la projection de rationnels de
pomsets. Il nous semble qu’en construisant des structures un peu plus complexes, capables, par
exemple, de ge´ne´rer uniquement une sous-partie finiment engendre´e du langage de l’expression
rationnelle du mode`le, nous serions capables de re´soudre le proble`me du model-checking
pour une gamme plus large de mode`les de boxed pomsets. Cette perspective nous semble
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Nous avons vu, dans la partie I de ce document, diffe´rents mode`les pour spe´cifier des
syste`mes paralle`les et re´partis et nous avons introduit un mode`le mixte, localement asyn-
chrone et globalement communicant qui les ge´ne´ralise. Ensuite, la partie II s’est attache´e a`
de´crire des techniques de ve´rification de tels mode`les.
Ce chapitre constitue, avec le chapitre suivant, la partie III de cette the`se, consacre´e a` la
supervision. Plus pre´cise´ment, dans ce chapitre, nous nous inte´ressons aux analyses de super-
vision avec observation comple`te, lorsque les exe´cutions a` analyser consistent en un tre`s grand
nombre d’e´ve´nements. Ce qui signifie que nous allons e´tudier et de´velopper des techniques qui
ont vocation a` s’exe´cuter en meˆme temps (ou avec un le´ger de´lai) que le syste`me a` analyser
s’exe´cute et qui doivent eˆtre efficaces.
Plus pre´cise´ment, motive´s par un traitement efficace de l’observation d’une exe´cution,
dont la taille peut eˆtre volumineuse, nous nous inte´ressons, a` deux proble`mes.
Le premier proble`me consiste a` compresser, lors de son observation, l’exe´cution d’un
syste`me paralle`le et re´parti. Cette compression, que l’on peut aussi voir comme un processus
d’abstraction, va permettre de produire des macro-e´ve´nements partiellement ordonne´s.
Le second proble`me consiste a` de´cider efficacement si cette observation correspond a` un
mode`le donne´. Pour cela, nous faisons un compromis de pre´cision en de´cidant d’oublier l’ordre
qui relie les e´ve´nements observe´s ou produits par la technique pre´ce´dente, en faisant simple-
ment le de´compte des diffe´rentes actions observe´es. A partir de cette approximation, nous
caracte´risons les mode`les pour lesquels le test d’appartenance va pouvoir se faire de manie`re
efficace.
Le chapitre suivant, lui aussi consacre´ a` la supervision, se focalisera sur les analyses de
supervision de syste`mes que l’on ne peut observer que partiellement.
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Contexte
Le proble`me de supervision a, en pratique, de nombreuses applications. En particulier,
nous nous inte´ressons au cas de l’analyse de pannes dans les syste`mes de te´le´communication.
Ces syste`mes sont de plus en plus complexes, et font intervenir de nombreuses infrastructures
mate´rielles et logicielles appartenant a` plusieurs ope´rateurs. Dans ce contexte, trouver rapi-
dement, lorsqu’une panne a lieu, d’ou` elle vient et qui en est responsable n’est pas seulement
un proble`me technique important, mais aussi un enjeu e´conomique majeur. En effet, de nos
jours, un re´seau te´le´phonique ou un fournisseur internet doit avoir une disponibilite´ continue,
les usagers n’acceptant pas qu’une interruption de services puisse se prolonger, ne serait-ce
que quelques heures.
Ainsi, afin de pouvoir re´agir imme´diatement en cas de panne, la plupart des infrastructures
mate´rielles et logicielles des re´seaux de te´le´communication modernes sont capables d’enregis-
trer leurs activite´s courantes : les syste`mes d’exploitation enregistrent tous les e´ve´nements
relatifs a` la se´curite´ et aux acce`s bas niveau ge´ne´re´s par les logiciels qu’ils exe´cutent, les
serveurs relie´s a` internet enregistrent les diffe´rents e´ve´nements provenant de leurs clients, les
applications classiques enregistrent les erreurs d’exe´cution qu’elles rencontrent, les pare-feux
et les passerelles re´seau enregistrent le trafic suspect, les routeurs observent et analysent les
paquets qu’ils redirigent . . . En pratique, de nombreux protocoles existent, comme SNMP
(pour “Simple Network Management Protocol” [Group 90]), permettant aux diffe´rentes in-
frastructures d’envoyer ce qu’elles enregistrent a` un serveur qui va pouvoir centraliser toutes
ces alarmes.
De plus, toutes ces entite´s ne se contentent pas d’enregistrer les e´ve´nements qui sont lie´s
a` leurs propres exe´cutions. En effet, elles rec¸oivent et retransmettent des alarmes provenant
de leurs voisins, qui, eux-aussi, font de meˆme. Ce qui, au final, ge´ne`re une propagation des
diffe´rentes alarmes a` travers tout le syste`me conside´re´. Ainsi, une simple panne, localise´e sur
une seule entite´ logique ou physique peut ge´ne´rer une e´norme quantite´ d’alarmes, provenant
de tous les composants du syste`me et qui sont enregistre´es dans des fichiers appele´s “logs”
et dont la taille peut, par conse´quent, devenir tre`s grande. Dans ce cadre, lorsqu’une panne
intervient, il devient e´vident qu’un eˆtre humain sera incapable d’analyser exhaustivement les
logs produits.
Par conse´quent, pour pouvoir e´tudier de tels logs et de´couvrir la ou les origines de la
panne qui les a engendre´s, il est ne´cessaire de de´velopper des outils efficaces. Nous allons
parler de ce genre d’outils dans ce chapitre. Plus pre´cise´ment, nous allons de´crire dans ce
chapitre deux techniques qui permettent de simplifier l’interpre´tation de fichiers volumineux,
directement issus de l’observation exhaustive et comple`te d’une exe´cution.
Organisation du chapitre
La premie`re technique est de´crite dans la partie 5.1. Elle consiste a` abstraire, et donc,
d’un certain point de vue, a` compresser une observation d’un syste`me paralle`le et re´parti.
Cette abstraction est re´alise´e a` la vole´e, c’est-a`-dire au fur et a` mesure que des e´ve´nements
sont enregistre´s et ne s’appuie sur aucun mode`le de syste`me sous-jacent.
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La seconde technique est de´crite dans la partie 5.2. Elle consiste a` approximer une ob-
servation, issue, par exemple, de la premie`re technique de´crite dans ce chapitre, par un
de´compte des diffe´rents macro-e´ve´nements observe´s. Nous verrons ensuite qu’il est possible
de caracte´riser des mode`les qui permettent, a` partir d’un de´compte des actions d’une obser-
vation comple`te, de donner tre`s rapidement un ensemble restreint d’explications possibles a`
cette observation.
Finalement, la partie 5.3 conclura cette partie en proposant quelques perspectives.
5.1 Abstraction
Le proble`me de l’abstraction consiste a` agre´ger des e´ve´nements de bas niveau (ou “con-
crets”), produits par les entite´s d’un syste`me paralle`le et re´parti, pour former des e´ve´nements
de plus haut niveau (ou “abstraits”). Ce proble`me apparaˆıt dans de nombreuses applications
comme la supervision, le de´bogage, et plus ge´ne´ralement, lorsqu’il s’agit de confronter le
comportement observable d’un programme re´parti a` un mode`le dans lequel les e´ve´nements
de bas niveau sont connus et ou` le mode`le se situe a` un niveau supe´rieur d’abstraction.
Dans cette partie, nous nous plac¸ons dans le contexte de la supervision de syste`mes
paralle`les et re´partis. Nous nous donnons comme objectif que le re´sultat de l’abstraction
conserve les meˆmes proprie´te´s structurelles que l’observation, c’est-a`-dire reste un ordre par-
tiel e´tiquete´. De plus, nous voulons que la technique d’abstraction puisse eˆtre code´e a` la vole´e
par un observateur du syste`me.
5.1.1 Etat de l’art
Il est bien connu, depuis les travaux fondateurs de Lamport ([Lamport 78]) que l’ensemble
des e´ve´nements d’une exe´cution d’un syste`me paralle`le et re´parti s’organise sous la forme d’un
ordre partiel de causalite´, en conside´rant que deux e´ve´nements sont ordonne´s, s’ils ont lieu
sur le meˆme processus ou, s’ils sont se´pare´s par un e´change de messages ou par une synchro-
nisation. Deux e´ve´nements non causalement ordonne´s sont dits inde´pendants (“concurrent”
en anglais).
Une premie`re proposition pour l’abstraction a e´te´ faite par Lamport dans [Lamport 86].
Elle propose qu’un e´ve´nement abstrait pre´ce`de un autre e´ve´nement abstrait si, et seulement
si, tous les e´ve´nements concrets du premier e´ve´nement abstrait pre´ce`dent tous les e´ve´nements
concrets du deuxie`me. Il est facile de montrer que l’ordre abstrait ainsi de´fini reste un
ordre partiel. Le proble`me avec cette de´finition est le suivant : deux e´ve´nements abstraits
peuvent eˆtre inde´pendants alors qu’un e´ve´nement concret du premier e´ve´nement abstrait
peut pre´ce´der causalement un e´ve´nement concret du deuxie`me. Ce phe´nome`ne est contre-
intuitif. Surtout, comme l’apparition d’une de´pendance au niveau abstrait est exigeante, de
nombreuses inde´pendances vont apparaˆıtre, de´truisant la se´quentialite´ des processus et ren-
dant impossible la reconstruction de l’ordre concret a` partir de l’ordre abstrait. La perte de
cette se´quentialite´ est proble´matique dans les applications de de´bogage, par exemple, puis-
qu’elle est comple`tement contre-intuitive.
Les travaux suivants, repre´sente´s, par exemple, par ceux de Kunz ([Kunz 93]), proposent
une approche duale : un e´ve´nement abstrait pre´ce`de un autre e´ve´nement abstrait si, et seule-
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ment si, un e´ve´nement concret du premier pre´ce`de un e´ve´nement concret du deuxie`me. Cette
ide´e est naturelle d’un point de vue mathe´matique puisqu’il s’agit de la notion classique
de quotient d’un graphe par une relation d’e´quivalence, les e´ve´nements groupe´s formant les
classes d’e´quivalence. Malheureusement, le quotient d’un ordre par une relation d’e´quivalence
quelconque ne produit pas force´ment un ordre (cre´ation de cycles par exemple). De notre
point de vue, il est dommageable que la structure de la causalite´ dans les exe´cutions re´parties
change de nature suivant le niveau d’abstraction conside´re´. En effet, cela rend impossible
tout processus d’abstraction hie´rarchique.
La solution adopte´e dans [Ahuja 90] consiste a` imposer une restriction dans la fac¸on de
grouper les e´ve´nements pour pre´server la structure d’ordre partiel. Dans ces travaux, cer-
taines classes d’e´quivalence sont conside´re´es, celles de´finies comme les plus petits ensembles
d’e´ve´nements clos par communication (l’e´mission et la re´ception d’un message doivent eˆtre
confine´es dans la meˆme classe) et sans trous (si deux e´ve´nements produits par un processus
donne´ sont dans une meˆme classe, tous les e´ve´nements interme´diaires produits sur ce pro-
cessus le sont aussi). Il s’agit de la notion d’atome. Le prix a` payer pour cette approche est
que les atomes peuvent s’ave´rer tre`s gros pour des exe´cutions complexes pre´sentant de nom-
breux croisements imbrique´s de messages. L’autre inconve´nient, syme´trique de l’approche de
Lamport, est que deux e´ve´nements inde´pendants l’un de l’autre peuvent se retrouver dans
deux macro-e´ve´nements ordonne´s. Cet inconve´nient semble mineur dans la mesure ou` la
se´quentialite´ des processus est pre´serve´e et ou` l’on peut reconstruire l’ordre concret initial.
Notre approche
Dans cette premie`re partie de chapitre, nous choisissons de ge´ne´raliser cette dernie`re ap-
proche. Nous commenc¸ons par formaliser la notion d’abstraction pre´servant l’ordre partiel,
notion parame´tre´e par un typage des e´ve´nements. Puis, guide´s par l’application a` la supervi-
sion, nous e´tudions la question nouvelle du calcul au vol de l’abstraction pendant l’exe´cution
des processus. Les algorithmes pre´sente´s dans cette premie`re partie de chapitre vont per-
mettre d’utiliser le calcul d’une abstraction comme un filtre sur l’exe´cution et de traiter des
exe´cutions de longueur arbitraire. Chaque e´ve´nement produit sur un processus est envoye´
par un message vers un abstracteur unique charge´ de de´cider quand il a rec¸u suffisamment
d’e´ve´nements pour former un macro-e´ve´nement. Il produit alors cet e´ve´nement et la relation
de causalite´ le reliant aux autres. Ces travaux ont e´te´ publie´s dans [Gazagnaire 07a].
Organisation de la partie 5.1
Le reste de cette premie`re partie est organise´ ainsi : dans la partie 5.1.2, nous de´finissons
la notion d’e´quivalence close par types et compatible avec l’ordre partiel (CTC-e´quivalence).
La partie 5.1.3 pre´sente le me´canisme d’extraction des e´ve´nements et le codage de l’ordre
par horloge vectorielle (filtrage). Enfin, l’algorithme d’abstraction, localise´ sur un processus
observateur et produisant les macro-e´ve´nements au vol est de´crit dans la partie 5.1.4.
5.1.2 De´finition formelle de l’abstraction
Conside´rons un ensemble de n processus se´quentiels, que l’on note {Pi}1≤i≤n, qui commu-
niquent a` l’aide d’un ensemble de canaux fiables unidirectionnels. Chaque processus produit
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des e´ve´nements atomiques, internes au processus (les e´ve´nements observables). Nous les in-
dexons par un couple d’entiers : le premier correspondant au nume´ro de processus sur lequel
il a lieu, le second au nombre d’e´ve´nements l’ayant pre´ce´de´ sur ce meˆme processus. Nous no-
tons ainsi xi,j , le j-ie`me e´ve´nement ayant lieu sur le processus Pi. L’ensemble des e´ve´nements
apparaissant sur un processus Pi dans une exe´cution sera note´ Xi, et l’ensemble de tous les
e´ve´nements note´ X =
⋃
1≤i≤nXi.
Lamport a montre´, dans [Lamport 78], que l’exe´cution X peut eˆtre structure´e par une
relation d’ordre (partiel) entre les e´ve´nements, note´e ≤, qui capture la causalite´ entre les
diffe´rents e´ve´nements : xi,j ≤ xk,l signifie que xi,j s’est produit force´ment avant xk,l.
Il a aussi e´te´ montre´, dans [Mattern 89, Fidge 91], que cette relation peut eˆtre code´e au
vol pour les syste`mes communicants, par une estampille vectorielle δ (un vecteur d’entiers),
de´finie par δ(x) = (| IX(x) ∩Xi |)i∈1..n, avec IX(x) l’ensemble des pre´de´cesseurs causaux de
l’e´ve´nement x : IX(x) = {y ∈ X, y ≤ x}.
δ(x)[i], la i-ie`me composante du vecteur δ(x), de´signe le nombre d’e´ve´nements qui pre´ce´dent
x sur Pi. Le plongement de l’ordre de causalite´ dans l’ordre sur les vecteurs d’entiers est at-
teste´ par la proprie´te´ suivante :
∀x, y ∈ X,x ≤ y ⇔ ∀i ∈ 1..n, δ(x)[i] ≤ δ(y)[i]
On notera par la suite, max(δ, δ′) le vecteur δmax tel que δmax[i] = max(δ[i], δ
′[i]) pour
tout i ≤ n. De plus, δ < δ′ si, et seulement si, δ[i] < δ′[i] pour tout i ≤ n. On rappelle la
de´finition de la couverture : ∀x, y ∈ X,x ≺ y si, et seulement si, x 6= y ∧ ∃z ∈ X,x ≤ z ≤
y ⇒ (z = x ∨ z = y). On dira que ≺ est la couverture de ≤.
Abstraire une structure consiste a` fusionner des e´ve´nements entre eux. Nous mode´lisons
ceci par une relation d’e´quivalence ∼⊆ X ×X. Deux e´ve´nements seront fusionne´s si ils sont
e´quivalents. Ensuite, de manie`re classique, e´tant donne´ l’e´quivalence ∼, nous notons [x]∼ la
classe d’e´quivalence de x. La classe d’e´quivalence de x repre´sente l’ensemble des e´ve´nements
qui seront fusionne´s avec x lors de l’abstraction. Le re´sultat de l’abstraction est le quotient de
X par ∼, note´ X/∼, c’est-a`-dire l’ensemble des classes d’e´quivalence. Un exemple est donne´
a` la Figure 5.1(a). Par la suite, nous identifierons une classe de X/∼ avec l’ensemble des
e´ve´nements qui la compose.
De´finition 5.1 Soit (X,≺), la couverture de la causalite´ d’une exe´cution re´partie. On note
≺∼⊆ X/∼ × X/∼ la plus petite relation qui ve´rifie x ≺ y =⇒ [x]∼ ≺∼ [y]∼. De plus, on
notera ≤∼ la fermeture transitive de ≺∼.
Malheureusement, le passage au quotient ne pre´serve pas la structure de l’ordre sous-
jacent. En effet, comme montre´ sur la Figure 5.1(b), le quotient d’un ordre n’est pas toujours
antisyme´trique, ni transitif. Notre objectif est de conserver une structure d’ordre sur l’objet
abstrait. Pour cela, nous devons restreindre la relation ∼ pour qu’elle soit compatible avec le
quotient.
De´finition 5.2 Une relation d’e´quivalence ∼⊆ X ×X est compatible avec la couverture de
l’exe´cution (X,≤) (on dira plus simplement qu’elle est compatible avec l’exe´cution (X,≤)) si
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(a) Exemple d’abstraction (b) cycle
Fig. 5.1 – Figure a (gauche) : les e´ve´nements entoure´s forment les macro-e´ve´nements. Figure b (droite) : un
quotient qui ne pre´serve par l’anti-syme´trie.
elle satisfait la condition suivante : pour tout x0 . . . x2n tels que x2i ∼ x2i+1 et x2i+1 ≺ x2(i+1)
pour 0 ≤ i < n, si x0 = x2n, alors, on a x1 ∼ . . . ∼ x2n.
On peut remarquer, de manie`re imme´diate, que les deux abstractions triviales, correspon-
dant a` ∀x ∈ X, [x]∼ = {x} et ∀x ∈ X, [x]∼ = X, sont compatibles avec n’importe quel ordre
partiel. Intuitivement, le quotient d’une exe´cution par une relation d’e´quivalence compatible
ne cre´e pas de cycles.
Proposition 5.3 Soit ∼, une relation d’e´quivalence compatible avec (X,≤). Alors, ≤∼ est
une relation d’ordre sur X/∼.
Preuve: Tout d’abord, la re´flexivite´ de ≤∼ est he´rite´e de la re´flexivite´ de ≤.
Ensuite, supposons qu’il existe deux classes A et B telles que A ≤∼ B et B ≤∼ A. Par
de´finition de A ≤∼ B, on a : ∃x1 . . . x2n tels que x2i ∼ x2i+1 pour 0 < i < n et x2i+1 ≺ x2(i+1)
pour 1 ≤ i < n, avec x1 ∈ A et x2n ∈ B. De meˆme, par de´finition de B ≤∼ A, on a :
∃x′1 . . . x
′








2(i+1) pour 1 ≤ i <, avec x
′
1 ∈ B
et x′2m ∈ A. Comme x1 ∼ x
′
2m et x2n ∼ x
′
1, on peut appliquer le fait que ∼ est compatible.
On a donc x1 ∼ . . . ∼ x2n ∼ x
′
1 ∼ . . . ∼ x
′
2m et donc A = B.
Enfin, ≤∼ est de´finie comme e´tant la fermeture transitive de ≺∼. Elle est donc transitive
par construction.
La notion de compatibilite´ de´veloppe´e ici implique la notion d’abstraction convexe, de´velop-
pe´e par Basten et al. dans [Basten 97]. Cependant, la notion d’abstraction convexe est trop
fine pour que la structure d’ordre partiel soit pre´serve´e. En conse´quence, ces travaux ne
permettent pas de construire une abstraction qui soit un ordre partiel. Nous cherchons
maintenant une famille d’abstractions compatibles non triviales. Nous proposons pour cela
d’e´tiqueter les e´ve´nements.
De´finition 5.4 Conside´rons un ensemble T de types et une fonction de typage T e´tiquetant
les e´ve´nements de X. La relation d’e´quivalence ∼ est dite close par types si, ∀x, y ∈ X, T (x) =
T (y) =⇒ x ∼ y. Une relation d’e´quivalence compatible avec (X,≤) et close par types sera
appele´e une CTC-e´quivalence pour (X,≤).
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Un premier exemple de typage est le suivant : on associe a` chaque e´ve´nement, son nume´ro
de processus : T (xi,j) = i. L’e´quivalence close par types correspondante construira le graphe
de communication de l’exe´cution, c’est-a`-dire le graphe oriente´ dont les sommets sont les
processus, et pour lequel il existe un arc entre deux processus s’ils interagissent par e´change
de messages ou par synchronisation utilisant de la me´moire partage´e. Un graphe de commu-
nication peut eˆtre cyclique, une relation close par types n’est donc pas, a priori, compatible.
Un autre exemple de typage est de conside´rer une fonction qui donne un identifiant unique
aux messages e´change´s. L’e´quivalence close par types correspondante consistera a` fusionner
les paires e´mission-re´ception d’un meˆme message et on obtiendra un graphe oriente´ dont les
sommets correspondent aux messages et sont relie´s si les envois de messages correspondant
sont causalement relie´s.
Proposition 5.5 L’ensemble des CTC-e´quivalences pour l’exe´cution (X,≤) est ordonne´ par
inclusion en disant qu’une e´quivalence est plus fine qu’une autre si, chaque classe d’e´quivalence
de la premie`re est incluse dans une classe d’e´quivalence de la seconde. L’ensemble des CTC-
e´quivalences pour (X,≤), ordonne´ par la relation d’ordre de´finie ci-dessus, forme un treillis.
Preuve: L’ensemble des e´quivalences de X × X forme un treillis (appele´ le treillis
des partitions de X). Il suffit donc de montrer que l’ensemble des CTC-e´quivalences ad-
met un unique e´le´ment minimal et maximal. L’e´le´ment maximal est la relation universelle
∀x ∈ X, [x]∼max = X, qui est clairement CTC. Il reste a` montrer l’existence d’un unique
e´le´ment minimal ∼min. Supposons qu’il existe deux e´le´ments minimaux, ∼1 et ∼2. Ces
e´quivalences sont incomparables, il existe, donc, deux classes A et B telles que A ∩ B 6= ∅
(avec A ∈ X/∼1 et B ∈ X/∼2). Choisissons x1 dans A/(A∩B), x2 dans B/(A∩B) et x3 dans
A ∩B. x1 ≤∼1 x3 et ∼1 minimal impliquent qu’il existe y1 . . . y2n tels que T (y2i) = T (y2i+1)
pour 0 < i < n et y2i+1 ≺ y2(i+1) pour 1 ≤ i < n, avec T (y1) = T (x1) et T (y2n) = T (x3).
Ceci peut eˆtre re´pe´te´ pour x3 ≤∼2 x2, x2 ≤∼2 x3 et x3 ≤∼1 x1. Les ”chaˆınes” construites
ne de´pendant ni de ∼1 ni de ∼2, on peut donc appliquer la proprie´te´ de compatibilite´ qui
nous dit que x1 ∼1 x3 ∼1 x2 (ou de manie`re e´quivalente x1 ∼2 x3 ∼2 x2) et donc A = B et
∼1=∼2=∼min.
L’e´le´ment minimal est appele´ la de´composition atomique de l’exe´cution re´partie (X,≤).
Dans le cas particulier ou` il y a uniquement des e´changes de messages (et pas de synchro-
nisations), on peut associer une fonction de typage qui associe un meˆme type a` l’envoi et
a` la re´ception d’un meˆme message. Les classes de la CTC-e´quivalence ∼M correspondante,
formant une partition de X, sont identiques a` celles forme´es en utilisant la notion d’atome de
Ahuja et al. ([Ahuja 90]). De plus, He´loue¨t et Le Maigat ont montre´ dans [He´loue¨t 00b] que
l’on pouvait calculer la de´composition en atomes d’une exe´cution (X,≤) en temps O(|X|2), ou`
|X| est le nombre d’e´ve´nements contenus dans X. Dans la partie suivante, nous ge´ne´ralisons
cette approche a` toute CTC-e´quivalence pour (X,≤), et nous proposons un algorithme cen-
tralise´ qui permet d’abstraire une exe´cution a` la vole´e, ce qui permet de traiter effectivement
des exe´cutions de taille arbitraire.
5.1.3 Abstraction et horloges vectorielles
Dans cette partie, nous donnons une solution algorithmique au processus d’abstraction
de´fini de manie`re formelle dans la partie pre´ce´dente. Chaque processus est e´quipe´ d’un cap-
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teur qui implante le me´canisme d’horloges vectorielles en interceptant les messages e´mis et
rec¸us et les synchronisations. Lorsqu’un e´ve´nement a lieu sur un processus, le capteur associe´
envoie un message a` un observateur global. Le message est e´tiquete´ par l’horloge vectorielle
et le type de l’e´ve´nement observe´. Enfin, l’observateur global est charge´ de produire, a` la
vole´e (c’est-a`-dire en meˆme temps qu’il rec¸oit les messages provenant des diffe´rents capteurs),
l’abstraction de l’exe´cution qui est en train de se de´rouler sur les diffe´rents processus observe´s.
L’algorithme 5.1 de´finit le comportement du capteur attache´ au processus Pi. Il reprend le
calcul classique des horloges vectorielles en lui ajoutant une communication avec l’observateur
global, quand cela est ne´cessaire (ligne 4) et un traitement des e´ve´nements de synchronisation
(lignes 14-18). Pour cela, nous ajoutons aux variables partage´es, une horloge vectorielle qui
contiendra l’horloge du dernier processus qui y a acce´de´ (en lecture ou en e´criture).
Algorithme 5.1 <Capteur> Gestion des e´ve´nements lie´s au processus Pi
Entre´es: n le nombre de processus, i le nume´ro du processus observe´, T une fonction qui
associe a` chaque e´ve´nement observable un type.
1: δ ← 0n ;
2: boucler
3: si un e´ve´nement e observable se produit sur Pi alors
4: Envoyer le message (T (e), δ) a` l’observateur global ;
5: δ[i]← δ[i] + 1 ;
6: fin si
7: si un message (m, δm) provenant du capteur associe´ a` Pj est rec¸u alors
8: Transmettre le message m a` Pi ;
9: δ ← max( δ, δm ) ;
10: fin si
11: si Pi veut envoyer un message m a` Pj alors
12: Envoyer le message (m, δ) au capteur associe´ a` Pj ;
13: fin si
14: si Pi veut acce´der a` une variable partage´e x alors
15: Re´cupe´rer l’horloge δx associe´e a` x ;
16: δ ← max( δ, δx ) ; δx ← δ ;
17: Acce´der a` la variable partage´e ;
18: fin si
19: fin boucle
L’observateur global rec¸oit donc, des capteurs locaux, les diffe´rents e´ve´nements observe´s,
sans perte mais aussi sans garantie d’ordre : il peut y avoir des “trous” dans l’observation
car certains messages ne sont pas encore arrive´s du fait de l’asynchronisme des communi-
cations. Pour ge´rer cette contrainte, nous reprenons la notion d’horloges vectorielles pour
des macro-e´ve´nements introduite dans [Basten 97]. Ainsi, e´tant donne´ un ensemble A non
vide d’e´ve´nements concrets que l’on regroupe en un unique macro-e´ve´nement, nous lui asso-
cions deux horloges vectorielles ∆−(A) et ∆+(A), de´finies localement, c’est-a`-dire qu’elles ne
de´pendent que des horloges vectorielles des e´ve´nements contenus dans A.
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De´finition 5.6 ∆−(A)[i] = min({+∞}∪{δ(xi,j)[j]−1 | xi,j ∈ A}) est le plus grand nume´ro
d’apparition d’un e´ve´nement pre´ce´dant A sur l’instance Pi (et +∞ s’il n’y a pas d’e´ve´nement
ayant lieu sur Pi). ∆
+(A)[i] = max{δ(x)[i] | x ∈ A} est le plus grand nume´ro d’apparition
d’un e´ve´nement sur l’instance Pi vu par un e´ve´nement de A. loc(A) = {i | xi,j ∈ A} est
l’ensemble des processus implique´s dans l’exe´cution du macro-e´ve´nement A.
Nous nous inte´ressons, maintenant, a` la relation de pre´ce´dence faible, note´e → de´finie de
la manie`re suivante : A → B si, et seulement si, il existe e ∈ A, e′ ∈ B tels que e ≤ e′.
[Basten 97] a montre´ que cette relation posse`de de bonnes proprie´te´s algorithmiques car on
peut coder → ainsi que loc a` l’aide des deux horloges ∆− et ∆+. En effet, loc(A) peut eˆtre
re´e´crit en l’ensemble {i ∈ {1..n} | ∆−(A)[i] < ∆+(A)[i]} et A → B est e´quivalent a` ce qu’il
existe i ∈ loc(A) tel que ∆−(A)[i] < ∆+(B)[i]. Nous noterons →∗ la fermeture transitive de
la relation →. Soit T , une fonction de typage sur les macro-e´ve´nements de´finie comme suit :
pour tout A ⊆ X, T (A) est l’ensemble {T (x) | x ∈ A}. Nous notons A →T B si, et seule-
ment si, A→ B ou T (A)∩T (B) 6= ∅. Enfin, nous noterons→∗T , la fermeture transitive de→T .
Etant donne´ une CTC-e´quivalence ∼ pour une exe´cution (X,≤), la proposition suivante
montre que l’on peut utiliser les bonnes proprie´te´s algorithmiques de → (que l’on peut coder
en une comparaison de vecteurs d’horloge) pour calculer ≤∼.
Proposition 5.7 Soit ∼, la CTC-e´quivalence minimale pour (X,≤). Alors, →∗T =≤∼.
Preuve: On montre ce re´sultat par induction sur X. Il suffit donc de montrer que,
pour toute observation partielle Y ⊆ X, on a : si il existe A,B,C ∈ Y/∼ et x ∈ X − Y tels
que A →∗ B →T {x} →T C →
∗ A alors A,B,C et x sont dans un meˆme macro-e´ve´nement
D ∈ X/∼.
Supposons qu’il existe A→∗ B →T {x} →T C →
∗ A.
Alors, il existe A,B1, . . . , Bk, C, C1, . . . , Cl, x tels que :
A→ B1 → . . .→ Bk →T {x} →T C1 → . . .→ Cl → A
Il existe donc x1, . . . , xN ∈ X (pas force´ment distincts) tels que x2i ≺ x2i+1 et T (x2i+1) =
T (x2(i+1)), avec au moins un xi dans chaque B,A1, . . . , Ak, {x}, C1, . . . , Cl. On applique alors
la proprie´te´ de compatibilite´ qui nous donne le re´sultat voulu.
Nous donnons ensuite un re´sultat important concernant l’abstraction d’exe´cutions par-
tiellement observe´es.
De´finition 5.8 Soit ∼, une CTC-e´quivalence compatible avec une exe´cution (X,≤). Pour
toute observation partielle Y ⊆ X, et pour tout macro-e´ve´nement A de Y/∼, A est dit stable
pour l’observation Y si, de manie`re inductive :
(i) A est clos par types, c.a.d {x ∈ X | ∃x′ ∈ A, T (x) = T (x′)} ⊆ A,
(ii) A est convexe, c.a.d. {x ∈ X | ∃y, y′ ∈ A, y ≤ x ≤ y′} ⊆ A,
(iii) tous les e´ve´nements du passe´ causal de A sont dans des macro-e´ve´nements qui sont
stables.
On note Stable(Y/∼) l’ensemble de tels A et Unstable(Y/∼) son comple´ment dans Y/∼.
128 Supervision avec observation comple`te
Proposition 5.9 Soient ∼, une CTC-e´quivalence compatible avec une exe´cution (X,≤),
Y ⊆ X, une observation partielle et A, un macro-e´ve´nement de Y/∼. Alors, A est stable
pour Y si, et seulement si, A est un macro-e´ve´nement de X/∼.
Preuve: Soit Y ⊆ X, une observation quelconque. Nous allons montrer la proposition
pre´ce´dente par induction sur la structure de (Y/∼,≤∼).
Prenons un e´le´ment minimal A de cette structure. Supposons que A ne soit pas un macro-
e´ve´nement de X/∼ : il existe, donc, un macro-e´ve´nement B de X/∼ tel que A ⊆ B. A ve´rifie
(i) et (ii), il est donc convexe et clos par types. Il existe donc un xA ∈ A et un xB ∈ B tels
que xB ≤ xA. Ce qui est impossible car A est minimal. A est donc stable.
Prenons ensuite un macro-e´ve´nement A non-minimal ve´rifiant (i) et (ii). On applique
l’hypothe`se d’induction qui nous dit que tous ses pre´de´cesseurs sont stables. De plus, A est
convexe et clos par types. De la meˆme manie`re, on en de´duit que A est stable.
La partie stable d’une exe´cution le restera, quoi qu’il se passe par la suite. Ainsi, de`s qu’un
macro-e´ve´nement est de´tecte´ comme e´tant stable, il peut eˆtre produit par l’observateur. De
plus, comme l’abstraction engendre´e reste un ordre partiel, on peut coder ce macro-e´ve´nement
par une horloge vectorielle classique, en comptant cette fois-ci le nombre de macro-e´ve´nements
de´ja` ge´ne´re´s sur chaque instance. On peut alors voir un macro-e´ve´nement A comme un
e´ve´nement normal ayant lieu simultane´ment sur les instances de loc(A), un peu a` la manie`re
des e´ve´nements locaux d’une synchronisation. Dans la partie suivante, nous de´finissons un
observateur qui produit a` la vole´e des macro-e´ve´nements et un me´canisme qui permet de les
ordonner.
5.1.4 Algorithmes pour l’observateur
Les e´ve´nements observe´s par les capteurs sont rec¸us par l’observateur de manie`re comple`te-
ment asynchrone, sans garantie de respect de l’ordre d’e´mission. Pour ge´rer cette difficulte´,
nous mode´lisons l’exe´cution globale par un ensemble X non borne´ et les e´ve´nements observe´s
par une famille d’ensembles d’e´ve´nements ∅ = Y0 ⊂ Y1 ⊂ . . . ⊂ Y|X| = X. Yi correspond a`
l’ensemble des e´ve´nements observe´s lorsque l’observateur global a rec¸u i messages provenant
des capteurs. Les e´ve´nements sont type´s, et on cherche a` construire a` la vole´e X/∼, avec ∼
la CTC-e´quivalence minimale pour (X,≤).
L’algorithme 5.2 est la boucle principale de l’observateur. Il est appele´ chaque fois qu’un
nouveau message est rec¸u. Lorsque le k-ie`me message est rec¸u, l’observateur encapsule l’e´ve´nement
associe´ dans un macro-e´ve´nement singleton A (ligne 12), puis il quotiente l’union de
Unstable(Yk−1/∼) et de A (ligne 13). Finalement, il extrait les e´le´ments stables de(
Unstable(Yk−1/∼)∪{A}
)
/∼ afin de les fournir a` l’utilisateur et il construit Unstable(Yk/∼)
(ligne 14). Pour des raisons techniques, un macro-e´ve´nement A sera code´ comme la donne´e
de deux horloges ∆−(A) et ∆+(A), d’un entier Size qui contiendra le nombre d’e´ve´nements
concrets agre´ge´s dans A, et d’un multi-ensemble T = {(ti, ni)}i≤β ou` ni est le nombre
d’e´ve´nements dans A ayant le type ti et β ≤ k le nombre de types associe´s aux e´ve´nements
de Unstable(Yk/∼).
L’algorithme 5.3 inse`re le macro-e´ve´nement singleton A dans Unstable(Yk−1/∼) et en cal-
cule le quotient par ∼. Rappelons que n est le nombre de processus observe´s et que β est le
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Algorithme 5.2 <Observateur> Programme principal
Entre´es: i le nume´ro de processus sur lequel a lieu l’e´ve´nement rec¸u, t son type et δ l’horloge
vectorielle qui lui est associe´e.
Sorties: A est un macro-e´ve´nement contenant l’unique e´ve´nement conside´re´.
1: SINGLETON(i, t, δ) :=
2: A.∆+ ← δ ;
3: A.∆− ← (+∞)n ;
4: A.∆−[i]← A.∆+[i]− 1 ;
5: A.Size← 1 ;
6: A.T ← (t, 1) ;
7: renvoyer A ;
Entre´es: n le nombre de processus, B une fonction qui a` chaque type associe le nombre
d’e´ve´nements e´tiquete´s par ce type.
8: MAIN(n, B) :=
9: Memory ← ∅ ; MaxStableEvent← 0n ;
10: boucler
11: si le message (t, δ) nume´ro k provenant du capteur associe´ a` Pi est rec¸u alors
12: A← SINGLETON(i, t, δ) ;
/* Memory = Unstable(Yk−1/∼) * /






14: (Memory,MaxStableEvent)← EXTRACT(Memory, MaxStableEvent, B) ;
/* Memory = Unstable(Yk/∼) */
15: fin si
16: fin boucle
nombre de types diffe´rents apparaissant dans Unstable(Yk−1/∼). On a, alors, les re´sultats de
complexite´ suivants : la fusion de macro-e´ve´nements (ligne 1 a` 5) se fait en temps O(n+β), les
tests A→T B (lignes 9 et 10) se font en O(n+β) graˆce au codage de la relation de pre´ce´dence




(ligne 7) est un peu complexe car il faut reconstruire la fermeture transitive de →T (qui est
e´gale a` ≤∼ par la Proposition 5.7), ce qui peut eˆtre fait en O(nα
2) en utilisant un algo-
rithme de de´composition en niveaux, ou` α est la taille maximale de Unstable(Yi−1/∼), pour
1 ≤ i ≤ k (et donc α ≤ k). Le calcul des horloges vectorielles (ligne 8) est classique : il consiste
a` calculer, pour chaque e´le´ment de L, le maximum de ces pre´de´cesseurs imme´diats par →T ,
ce qui est fait en O(nα2). Au total, l’algorithme INSERT a une complexite´ en O(nα2 + βα).




/∼ les macro-e´ve´nements stables et
construit Unstable(Yk/∼). Les tests, effectue´s ligne 6, correspondent aux points (i), (ii) et (iii)
de la Proposition 5.9. La condition (i) nous impose de rajouter une contrainte supple´mentaire
sur le type d’abstraction conside´re´. En effet, pour savoir si un macro-e´ve´nement est clos par
types, il faut avoir des informations sur le type de tous les e´ve´nements qui pourraient arriver,
ce qui est impossible dans le cas ge´ne´ral. Nous supposons donc, ici, que l’on connaˆıt une
fonction B qui associe a` chaque type, le nombre d’e´ve´nements ayant ce type. Cette supposition
130 Supervision avec observation comple`te
Algorithme 5.3 <Observateur> INSERT(A, Memory)
Entre´es: A et B sont deux macro-e´ve´nements.
Sorties: A est modifie´ et contient l’union de A et B.
1: FUSION(A, B) :=
2: A.∆− ← min( A.∆−, B.∆− ) ;
3: A.∆+ ← max( A.∆+, B.∆+ ) ;
4: A.Size← A.Size+B.Size ;
5: A.T ← A.T ∪B.T ;






6: INSERT(A, Memory) :=
7: L← Choisir une line´arisation de (Memory,→∗T ) ;
8: Parcourir L pour calculer une horloge vectorielle δ(B) pour chaque B ∈ L ;
9: ImmPred← {B | A→T B} ;
10: ImmSucc← {B | B →T A} ;
11: Pred← {B | ∃C ∈ ImmPred, δ(B) ≤ δ(C)} ;
12: Succ← {B | ∃C ∈ ImmSucc, δ(C) ≤ δ(B)} ;
13: pour tout B ∈ Pred ∩ Succ faire FUSION(A,B) fin faire ;
14: renvoyer
(
M − (Pred ∩ Succ)
)
∪ {A} ;
Algorithme 5.4 <Observateur> EXTRACT(Memory, MaxStableEvent, B)




+[i]−B.∆−[i]) = Size(B) ;
3: MINIMAL(B, MaxStablevent) :=
4: pour tout i ∈ loc(B) faire B.∆−[i] =MaxStableEvent[i] ; fin faire





vecteur d’entiers MaxStableEvent qui contient, pour chaque processus, le nume´ro de
l’e´ve´nement maximal ayant de´ja` e´te´ extrait apre`s avoir rec¸u k− 1 messages, une fonction
B qui associe, a` chaque type, son nombre d’occurrences.
Sorties: L’ensemble Unstable(Yk/∼) et un vecteur d’entiers MaxStableEvent qui contient,
pour chaque processus, le nume´ro de l’e´ve´nement maximal qui a de´ja` e´te´ extrait apre`s
avoir rec¸u k messages.
5: EXTRACT(Memory, MaxStableEvent, B) :=
6: tant que il existe B dans Memory tel que
CLOSE(B, B) & CONVEX(B) & MINIMAL(B, MaxStableEvent) faire
7: pour tout i ∈ loc(B) faire MaxStableEvent[i]← B.∆+[i] + 1 fin faire ;
8: Memory ←Memory − {B} ;
9: Produire le macro-e´ve´nement stable B ;
10: fin faire
11: renvoyer ( Memory, MaxStableEvent) ;
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n’est pas si restrictive, elle permet, par exemple, d’exprimer la notion d’atome de´finie dans
[Ahuja 90], avec B(t) = 2 si t est associe´ a` l’envoi et a` la re´ception d’un meˆme message et
avec B(t) = 1, sinon. La complexite´ de CLOSE est en O(β), celle de la ligne 9 en O(n2). La
complexite´ de EXTRACT est donc en O(αn2 + αβ).
Proposition 5.10 Soient n, le nombre de processus observe´s, α = |Unstable(Y/k/∼)| et β,
le nombre de types associe´s aux e´ve´nements de Unstable(Y/k/∼). Alors, l’algorithme 5.2, qui
passe de Unstable(Y/k−1/∼) a` Unstable(Yk/∼) en produisant les macro-e´ve´nements stables
correspondants, a une complexite´ en O(α(nα+ n2 + β)).
En pratique, le de´sordre de re´ception des messages sera re´duit ou, en tout cas, borne´.
De meˆme, dans la mesure ou` le syste`me observe´ ne ge´ne`re que des comportements finiment
engendre´s, α et β sont borne´s, eux aussi. Dans ce cas, la complexite´ de l’algorithme d’abstrac-
tion pre´sente´ ci-dessus est inde´pendante de la taille de l’exe´cution a` abstraire. Il peut donc
eˆtre utilise´ en pratique, pour abstraire a` la vole´e l’exe´cution d’un syste`me que l’on de´sire
superviser.
5.1.5 Applications
Les diffe´rents algorithmes ont e´te´ mis en œuvre dans un prototype, disponible a` l’adresse :
http://www.irisa.fr/distribcom/Personal_Pages/gazagnaire/. La figure 5.2 montre
un exemple d’abstraction produite a` partir d’une exe´cution ale´atoire. Les e´ve´nements (a`
gauche) et macro-e´ve´nements (a` droite) sont repre´sente´s par des rectangles et sont e´tiquete´s
par un ensemble de couples, qui correspondent a` un type et au nombre d’occurrences de celui-
ci dans le (macro)-e´ve´nement conside´re´ : par exemple, l’e´tiquette {} repre´sente un macro-
e´ve´nement ne contenant pas d’e´ve´nement type´ et l’e´tiquette “{(1, 2), (3, 2)}” repre´sente un
macro-e´ve´nement contenant quatre e´ve´nements type´s, deux par le type 1 et deux par le type
3. De plus, nous avons fixe´ B(t) = 2 pour tous les types t ∈ T . Enfin, dans le prototype
que nous avons de´veloppe´, nous avons donne´ une horloge vectorielle “classique” aux macro-
e´ve´nements produits en sortie de notre algorithme. Cela permet d’envisager, par exemple, un
processus d’abstraction hie´rarchique.
Cependant, ce n’est pas l’approche que nous conside´rons dans la suite de ce chapitre.
En effet, d’une part, nous supposons, a` partir de maintenant, que les macro-e´ve´nements
produits sont ge´ne´re´s avec le de´tail des horloges vectorielles des e´le´ments qu’ils agre`gent :
ainsi, il est possible de reconstruire le morceau d’ordre auquel ils correspondent.
D’autre part, nous supposons que nous avons un mode`le du syste`me sous-jacent, donne´
sous la forme d’un hmsc, qui de´crit donc un syste`me dont les entite´s communiquent uni-
quement par e´change des messages. Dans ce cadre, si l’on suppose que des informations
supple´mentaires concernant le typage peuvent eˆtre e´change´es entre les diffe´rents capteurs,
nous avons montre´, a` la fin de la partie 5.1.2, qu’il e´tait possible d’instrumenter correctement
un syste`me pour que l’abstraction produite soit exactement le de´coupage en atomes de´fini
dans [He´loue¨t 00b, Ahuja 90].
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Fig. 5.2 – Un exemple d’abstraction produite a` partir d’une exe´cution ale´atoire.
Ainsi, lorsque l’on conside`re que l’exe´cution du syste`me est elle aussi un msc (c’est-
a`-dire qu’on s’inte´resse maintenant aux actions associe´es aux e´ve´nements, plutoˆt qu’aux
e´ve´nements eux-meˆmes), il est possible d’instrumenter un syste`me de capteurs, afin que
les macro-e´ve´nements produits par l’abstraction de cette exe´cution soient exactement sa
de´composition en atomes.
En combinant ces deux points, il est ainsi possible de de´finir un processus dans lequel
les algorithmes de´crits dans cette premie`re partie vont servir a` compter les diffe´rents atomes
vus au cours de l’exe´cution. La technique que nous allons exposer dans la partie suivante
consistera, alors, a` de´terminer si ce de´compte est cohe´rent avec le mode`le de haut niveau,
donne´ en terme de hmsc.
5.2 Heuristique pour le proble`me de l’appartenance
Dans la partie pre´ce´dente, nous avons pre´sente´ une technique permettant d’abstraire, et,
donc, de compresser une exe´cution. De plus, nous avons montre´ que, lorsque l’observation
a la forme d’un msc, il est possible de transformer cette observation en un de´compte de
ses atomes. Nous supposons, dans cette seconde partie, que nous pouvons ge´ne´raliser cette
approche : e´tant donne´ une observation qui a la forme d’un pomset, il semble possible, en fai-
sant des hypothe`ses ade´quates, de calculer efficacement le de´compte de ses pomsets premiers.
Dans cette partie, nous montrons comment caracte´riser des mode`les, donne´s sous forme d’ex-
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pression rationnelle de pomsets, qui permettent de de´cider efficacement si cette observation
a pu eˆtre engendre´e par l’une de ses exe´cutions.
Ce proble`me est un proble`me classique de la the´orie des mode`les formels, appele´ proble`me
de l’appartenance. Il consiste a` de´cider si, e´tant donne´ un e´le´ment d’un mono¨ıde et une expres-
sion rationnelle de ce mono¨ıde, l’e´le´ment appartient au langage de l’expression rationnelle.
Avant de nous inte´resser au cas des mode`les de syste`mes paralle`les et re´partis mixtes,
nous rappelons les classes de complexite´ du proble`me de l’appartenance pour les diffe´rents
mode`les de´crits dans le chapitre 1 :
– pour le mono¨ıde libre, ce proble`me est NLOGSPACE-complet[Jones 75] ;
– pour le mono¨ıde de traces, ce proble`me est NP-complet [Diekert 95] ;
– pour le mono¨ıde des hmsc, ce proble`me est NP-complet [Alur 01].
Nous nous plac¸ons dans le cadre des rationnels de P(Σ, D), avec Σ, un ensemble d’actions
et D ⊆ Σ2, une relation quelconque.Dans ce cadre, le proble`me de l’appartenance est toujours
un proble`me difficile : on peut montrer qu’il est lui aussi NP-complet. En effet, il est au moins
aussi difficile que pour les hmsc et, de plus, ve´rifier si deux pomsets sont e´quivalents (ce que
l’on veut tester pour ve´rifier une solution) peut se re´duire a` un proble`me d’isomorphisme de
graphe e´tiquete´, proble`me qui est dans NP (la caracte´risation de la classe de complexite´ du
proble`me d’isomorphisme de graphe e´tiquete´ reste un proble`me ouvert).
Ainsi, dans le cas ou` la taille de l’e´le´ment dont on veut tester l’appartenance devient
importante, cette grande complexite´ pose un re´el proble`me. En effet, en pratique, l’observa-
tion d’un syste`me paralle`le et re´parti ge´ne`re, avant filtrage, des fichiers qui contiennent des
milliards d’entre´es (voir le chapitre 6, pour un contexte plus de´taille´ concernant le diagnostic).
Nous proposons, dans cette partie, une heuristique au proble`me de l’appartenance lorsque
le mode`le conside´re´ est une expression rationnelle de pomsets et l’observation, un de´compte
des diffe´rents pomsets premiers observe´s. Les outils que nous employons se basent sur les
vecteurs de Parikh et sur l’utilisation d’outils matriciels.
L’avantage de cette heuristique est bien e´videmment le gain en complexite´ spatiale (d’un
facteur logarithmique) pour le stockage, et le gain de complexite´ temporelle pour la re´ponse
a` la question de l’appartenance. L’inconve´nient est le meˆme que pour toute me´thode heuris-
tique : la pre´cision de cette me´thode n’est pas exacte. Nous serons suˆrs de la re´ponse donne´e
par notre me´thode uniquement dans le cas ou` celle-ci est ne´gative.
Enfin, nous donnerons une me´thode pour quantifier le nombre d’exe´cutions, dans un
mode`le donne´, qui posse`dent le meˆme de´compte de pomsets premiers qu’une exe´cution ob-
serve´e. Cette me´thode va de´pendre exclusivement de la structure du mode`le. Nous serons
donc capables d’exhiber des mode`les pour lesquels le proble`me de l’appartenance peut se
re´soudre en temps polynomial.
Approches similaires
D’une part, une formulation comparable de ce proble`me, utilisant le formalisme de la
programmation line´aire et entie`re, a e´te´ effectue´e par van der Aalst dans [vanderAalst 06].
Dans ces travaux, les mode`les sont des classes tre`s restreintes de re´seau de Petri. De plus, la
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complexite´ de ces proble`mes reste NP-complet, puisque se basant sur des techniques d’opti-
misation line´aire.
D’autre part, le proble`me de l’appartenance d’un vecteur a` un ensemble semi-line´aire est
un proble`me e´quivalent a` l’accessibilite´ d’un e´tat pour un re´seau de Petri. Ce proble`me a
e´te´ tre`s e´tudie´ et plusieurs classes de re´seaux ont e´te´ identifie´es pour lesquelles l’accessibilite´
est de´cidable avec une complexite´ polynomiale : citons, par exemple, les re´seaux borne´s sans
conflits [Howell 88], les re´seaux marque´s [Commoner 71, Desel 95]. Notre approche permet de
caracte´riser de nouvelles classes de mode`les ou` la re´solution de ce proble`me devient efficace.
5.2.1 Notations et de´finitions
Etant donne´ un ensemble Γ = {a1, . . . , an}, celui-ci est totalement ordonne´ par la relation
d’ordre suivante : ai < aj si, et seulement si, i < j. De plus, N de´signe l’ensemble des entiers
naturels.
Nous introduisons, maintenant, les notations de Parikh ([Parikh 66]) pour compter les
lettres d’un mot. Soit a, une lettre. Le nombre d’occurrences de a dans u ∈ Γ⋆ est note´ |u|a.
La fonction de Parikh ψ : Γ⋆ → N|Γ| est de´finie par le vecteur ψ(u) = (|u|a1 , . . . , |u|a|Γ|). Le
vecteur de Parikh d’un mot u est le vecteur ψ(u). Notons que la fonction de Parikh est un
morphisme du mono¨ıde libre Γ⋆ vers le mono¨ıde (N,+, 0|Γ|). Soit α, une expression rationnelle
de Γ⋆. Nous e´tendons naturellement les de´finitions pre´ce´dentes aux langages. L’image de
Parikh de α, note´e ψ(α) est l’ensemble {ψ(u) | u ∈ LΓ⋆(α)} des images de Parikh des mots
du langage de α.
Tout d’abord, Parikh a montre´ que l’image de Parikh de n’importe quel langage alge´brique
peut se repre´senter a` l’aide d’un ensemble semi-line´aire. C’est a` dire qu’il existe une union finie
d’e´quations line´aires de N|Γ| qui de´crit ses e´le´ments. Or, tester l’appartenance d’un vecteur a`
un ensemble semi-line´aire est de´cidable ([Reutenauer 90, Mayr 81]).
Nous nous inte´ressons maintenant a` l’approximation de mode`les de pomsets donne´e sous la
forme de l’image de Parikh de ses repre´sentants. Plus pre´cise´ment, nous conside´rons comme
repre´sentant d’une expression rationnelle de pomsets, l’expression rationnelle des noms de
pomsets premiers e´quivalente (ce qui correspond a` l’image inverse du morphisme η, de´fini
dans le the`ore`me 3.6 du chapitre 3).
Nous obtenons, par ce biais, une me´thode pour tester si l’observation du de´compte
d’atomes n’appartient pas au langage. C’est cette ide´e que nous reprenons de manie`re construc-
tive, en donnant une mesure, de´pendant du mode`le, qui va eˆtre corre´le´e a` la complexite´ de
la phase du test d’appartenance d’un vecteur a` l’ensemble semi-line´aire que approxime ce
mode`le. La me´thode que nous proposons permet donc de faire de la ve´rification dans des cas
ou` les mode`les de sont pas reconnaissables.
Plus pre´cise´ment, nous allons nous poser le proble`me suivant :
Entre´es :
– un mode`le α, exprime´ a` l’aide d’une expression corationnelle de P(Σ, D) ;
– une observation o, donne´e sous la forme d’un vecteur de N|Γ| ;
Sortie : Est-ce qu’il existe p ∈ LP(Σ,D)(α) tel que ψ(η
−1(p)) = o, ou` η−1(p) est la de´composition
du pomset p en la trace de ses pomsets premiers1 ?
1η est de´fini dans le the´ore`me 3.6.
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5.2.2 Vecteurs et matrices d’appartenance
L’ide´e que nous allons exploiter pour re´soudre le proble`me d’appartenance est de le tra-
duire dans un cadre matriciel, vers une re´solution d’un syste`me d’e´quations entie`res. Nous
utiliserons, ensuite, un raisonnement alge´brique pour caracte´riser les mode`les sur lesquels le
test d’appartenance peut se faire rapidement.
Pour cela, e´tant donne´ un ensemble de pomsets premiers Γ que l’on peut totalement
ordonner et une expression rationnelle α construite a` partir de Γ, conside´rons le Γ⋆-automate
Aα, qui lui est structurellement e´quivalent. A partir de cet automate, nous construisons une
matrice particulie`re, que nous avons appele´ matrice d’appartenance, qui va nous permettre
de re´soudre le proble`me de l’appartenance de manie`re plus simple.
De´finition 5.11 (matrice d’appartenance) Soient Γ ⊂ P(Σ, D), un ensemble fini de
pomsets premiers, α, une expression rationnelle de 〈Γ〉P(Σ,D) et Aα = (S,→,Γ, Si, Sf ), le
Γ⋆-automate structurellement e´quivalent a` α.
La matrice d’appartenance de α est une matrice de taille (n+ |Γ|)×m, ou` n est le nombre
d’e´tats de Aα et m son nombre de transitions, de´finie de la manie`re suivante :
– pour tout (i, j) ∈ {1 . . . n} × {1 . . .m}, Mα[i, j] = 1 si la j-ie`me transition arrive dans
le i-ie`me e´tat, −1 si elle en part, 0 sinon. Si la j-ie`me transition est une auto-boucle
sur le i-ie`me e´tat, alors Mα[i, j] = 0 ;
– pour tout (i, j) ∈ {n+ 1 . . . n+ |Γ|} × {1 . . .m}, Mα[i, j] = 1 si la j-ie`me transition est
e´tiquete´e par la (i− n)-ie`me lettre de Γ, 0 sinon.
La premie`re partie de cette de´finition fait clairement e´cho a` la de´finition classique de la
matrice d’adjacence d’un graphe oriente´. La seconde partie de cette de´finition est plus ori-
ginale et traduit l’e´tiquetage de ce graphe par Γ. Plus pre´cise´ment, e´tant donne´ un chemin
dans l’automate Aα, la seconde partie de la de´finition va nous servir a` calculer le vecteur de
Parikh du mot e´tiquetant ce chemin. Nous verrons cela, plus en de´tail, par la suite.
La figure 5.3 donne un exemple d’un automate et de la matrice d’appartenance qui lui est
associe´e. Le mode`le lie´ a` cet automate est le rationnel ab + bc⋆a, a, b et c e´tant dans notre
cas, des pomsets premiers dont le contenu n’a pas e´te´ pre´cise´ ici, et qui peuvent commuter,
par exemple : a ‖ b.
De meˆme que nous avons transforme´ un automate Aα en une matrice de N
(n+|Γ|)×m, nous
nous inte´ressons maintenant a` la traduction d’un chemin de l’automate Aα vers un objet
dans Nn+|Γ|. Pour cela, nous de´finissons le vecteur d’appartenance d’un chemin acceptant de
la manie`re suivante :
De´finition 5.12 (vecteur d’appartenance) Soient Γ ⊂ P(Σ, D), un ensemble fini de pom-
sets premiers, α, une expression rationnelle de 〈Γ〉P(Σ,D), Aα, le Γ
⋆-automate structurellement
e´quivalent a` α ayant n e´tats, s, f ∈ {1 . . . n}, deux entiers et u ∈ Γ⋆.
Le vecteur d’appartenance Vα(s, f, u) de u a` α, pour les e´tats qs et qf , est un vecteur de
N
n+|Γ| de´fini de la manie`re suivante :













-1 0 -1 0 0
1 -1 0 0 0
0 0 1 0 -1
0 1 0 0 1
1 0 0 0 1
0 1 1 0 0
0 0 0 1 0

t1, a t3, b
t2, b t5, a
t4, c
Fig. 5.3 – Exemple de matrice d’appartenance.
– si s 6= f : Vα(s, f, u)[s] = −1 et Vα(s, f, u)[f ] = 1 ;
– si s = f : Vα(s, f, u)[s] = Vα(s, f, u)[f ] = 0 ;
– pour tout i ∈ {1 . . . n} − {s, f}, Vα(s, f, u)[i] = 0 ;
– pour tout i ∈ {1 . . . |Γ|}, Vα(s, f, u)[n+ i] = ψ(u)[i].
Cette de´finition de vecteur d’appartenance est une extension du vecteur de Parikh clas-
sique (en effet, on retrouve le vecteur de Parikh dans les n−|Γ| dernie`res lignes de ce vecteur).
Cependant, le vecteur d’appartenance Vα(s, f, u) correspond intuitivement aux chemins de α
ayant pour e´tat initial s et e´tat final f et e´tiquete´s par un mot v tel que ψ(u) = ψ(v).
Par exemple, si l’on prend comme mode`le α = ab+bc⋆a, dont l’automate structurellement









a` un vecteur d’appartenance Vα(1, 4, bcca) = (−1, 0, 0, 1, 1, 2, 1) : q1 est l’e´tat initial de ρ, q4
son e´tat final et ψ(bcca) = (1, 2, 1).
Finalement, nous donnons une dernie`re de´finition inspire´e de la the´orie des graphes. Nous
utilisons des vecteurs de Nm pour repre´senter le support d’une exe´cution, associe´ a` un che-
min dans un automate. Plus pre´cise´ment, chaque ligne de ce vecteur est associe´e a` une des
transitions de l’automate et contient le nombre de fois que cette transition a e´te´ tire´e dans
le chemin conside´re´.
De´finition 5.13 (connexite´) Soient Γ ⊂ P(Σ, D), un ensemble fini de pomsets premiers,
α, une expression rationnelle de 〈Γ〉P(Σ,D), Aα, le Γ
⋆-automate structurellement e´quivalent a`
α et X, un vecteur de Nm (avec m le nombre de transitions de Aα).
Nous dirons que X est α-connexe si le graphe (S, T ) est connexe, avec :
– S est l’ensemble des e´tats de Aα ;
– T = {(s, t) | ∃i, s
a
−→ t est la ie transition de Aα et X[i] 6= 0}.
Par exemple, en conside´rant l’automateAα, de´fini dans la figure 5.3, le vecteur (2, 0, 0, 5, 3)
n’est pas α-connexe car le graphe dont les e´tats sont q1, q2, q3 et q4 et dont les areˆtes sont
les transitions t1, t4 et t5, n’est pas connexe.
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5.2.3 Re´sultat d’approximation
Nous avons donc vu les de´finitions principales, qui vont nous permettre de plonger notre
proble`me d’appartenance dans un cadre alge´brique. Plus pre´cise´ment, nous allons montrer
que, re´pondre a` la question : “est-ce qu’il existe un mot dans le langage de notre mode`le qui
a le meˆme vecteur de Parikh que notre observation ?” est e´quivalent a` trouver s’il existe un
chemin dans l’automate associe´ a` notre mode`le qui a le meˆme vecteur d’appartenance. Plus
pre´cise´ment, le the´ore`me 5.14 donne une formulation matricielle a` ce proble`me.
The´ore`me 5.14 Soient Γ ⊂ P(Σ, D), un ensemble fini de pomsets premiers, α, une expres-
sion rationnelle de 〈Γ〉P(Σ,D), Mα, la matrice d’appartenance de α dans N
(n+|Γ|)×m et u, un
mot de Γ⋆. Alors :
Il existe un chemin acceptant de Aα e´tiquete´ par v ∈ Γ
⋆ tel que ψ(u) = ψ(v)
⇔
∃X0 ∈ N
m α-connexe et i, j ∈ {1 . . . n} tel que Mα ·X0 = Vα(i, j, ψ(u))
Preuve: D’une part, supposons qu’il existe un pomset v qui soit reconnu par α, tel que
ψ(η(v)) = ψ(η(o)). Il existe donc un chemin acceptant ρ dans Aα e´tiquete´ par v. Nommons
qs, son e´tat initial et qf , son e´tat final. On peut associer a` ce chemin ρ, un vecteur Xρ de
N
m, qui compte le nombre de transitions tire´es par ρ : Xρ[i] =“nombre de fois que la i-ie`me
transition de Aα est tire´e dans ρ”.
Or, ρ e´tant un parcours dans le graphe direct associe´ a` l’automate Aα, de´marrant dans
l’e´tat qs et finissant dans l’e´tat qf , d’apre`s la loi d’Euler (appele´e aussi premie`re loi de
Kirchnoff, ou e´quation de conservation de flot), pour chaque e´tat q diffe´rent de qs et qf de
Aα, on a, en notant q
∗
−→ ∗, l’ensemble des transitions qui sortent de q, ∗
∗
−→ q, l’ensemble des
transitions qui y entrent et ∗
a
































et si qf = qs, les premie`res e´quations sont valides pour ces e´tats, aussi.
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Au final, nous avons donc : Mα ·Xρ = Vα(s, f, u).
D’autre part, montrons la re´ciproque. Supposons donc qu’il existe une solution entie`re
positive et connexe a` l’e´quation. Cette solution nous donne l’existence d’un parcours dans
l’automate, de´marrant dans qi et terminant dans qj (si i = j, la solution est un cycle). De
plus, le vecteur de Parikh de ce parcours (c’est-a`-dire le de´compte des pomsets premiers vus
le long de ce chemin) est exactement ψ(η(o)). Il existe donc un mot v, e´tiquetant ce chemin,
qui est tel que ψ(η(o)) = ψ(η(v)).
Ce the´ore`me nous donne une nouvelle formulation du proble`me initial, donne´e en terme
de proble`me matriciel. Il est alors possible d’utiliser des outils de programmation line´aire
et entie`re pour re´soudre ce nouveau proble`me. Cependant, la complexite´ du proble`me est
toujours grande : le nouveau proble`me est toujours NP-complet, et nous avons perdu de la
pre´cision, puisque, meˆme si nous sommes capables de dire si un mot n’appartient pas a` un
langage, plusieurs mots peuvent avoir le meˆme vecteur de Parikh, dont un qui est dans le lan-
gage, et l’autre non. Cependant, cette me´thode nous permet d’appliquer des outils alge´briques
pour trouver des cas ou` nous aurons, en meˆme temps, efficacite´ et pre´cision (concernant le
chemin emprunte´).
Reprenons l’exemple de la figure 5.3. Supposons que nous ayons observe´ un vecteur de
Parikh de (1, 1, 1) (c’est-a`-dire que l’exe´cution observe´e est compose´e d’un a, d’un b et d’un
c). Le syste`me a` re´soudre est alors le suivant :
t1 t2 t3 t4 t5
-1 0 -1 0 0
1 -1 0 0 0
0 0 1 0 -1
0 1 0 0 1
1 0 0 0 1
0 1 1 0 0












En utilisant le pivot de Gauss, nous pouvons nous ramener au syste`me d’e´quations sui-
vant :
t4 t5 t3 t2 t1
1 0 0 0 0
0 -1 0 0 -1
0 0 1 0 1
0 0 0 -1 1
0 0 0 0 1
0 0 0 0 0
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Dans ce syste`me, le seul parame`tre libre est t1, et il peut prendre deux valeurs 0 ou 1.
Seul, le cas t1 = 0 donne une solution entie`re positive α-connexe. Cette solution donne aussi








Cet exemple nous permet de voir que, plus le nombre de parame`tres libres est petit dans
le syste`me d’e´quations que nous donne le the´ore`me 5.14, plus l’espace des solutions sera petit
et donc rapide a` explorer. Cet indice, que nous allons appeler indice de Parikh du mode`le α,
est donc un indicateur pre´cieux sur l’efficacite´ de notre technique.
De´finition 5.15 (Indice de Parikh) Soient Γ ⊂ P(Σ, D), un ensemble fini de pomsets
premiers, α, une expression rationnelle de 〈Γ〉P(Σ,D) et Aα, le Γ
⋆-automate structurellement
e´quivalent a` α.
L’indice de Parikh du mode`le α, note´ P (α), correspond au nombre de parame`tres libres
dans l’e´quation Mα ·X = V , pour tout V . En posant rank(M), le rang de la matrice M et
m, le nombre de transitions dans Aα, cet indice est de´fini par :
P (α) = m− rank(Mα)
L’indice de Parikh d’un mode`le correspond a` la difficulte´ a` trouver un chemin dans ce
mode`le ayant le meˆme vecteur de Parikh que toute observation donne´e. En particulier, pour
les mode`les dont l’indice de Parikh est 0, savoir si un support connexe ayant le meˆme vec-
teur de Parikh existe dans l’automate correspondant au mode`le, est imme´diat : en effet, il
suffit d’inverser Mα (ce qui peut eˆtre fait une fois, au tout de´but de l’analyse) et de calculer
M−1α · Vα(s, f, η(o)), pour tous les e´tats initiaux s et e´tats finaux f de Aα. Il suffit alors
de ve´rifier si le vecteur obtenu est α-connexe pour obtenir directement la re´ponse a` notre
proble`me.
Au final, nous disposons donc d’une mesure sur les mode`les qui permet, quand celle-ci
vaut 0, de caracte´riser des syste`mes ou` la complexite´ temporelle du diagnostic approxime´
(c.a.d. qui ne prend en compte que les supports des exe´cutions) ne de´pend pas de la taille de
l’observation. Ce type de mode`le semble donc tre`s inte´ressant en pratique.
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Re´sume´
Dans ce chapitre, nous avons pre´sente´ deux techniques efficaces qui permettent de traiter
des fichiers logs volumineux.
La premie`re technique est une me´thode d’abstraction d’exe´cution re´partie qui permet
de produire, a` la vole´e, une compression de l’observation sous forme de macro-e´ve´nements.
Notre contribution est a` situer principalement en continuite´ des travaux de [Basten 97] et
[He´loue¨t 00b]. [Basten 97] a introduit la notion de pre´ce´dence faible et son codage vecto-
riel. [He´loue¨t 00b] a de´fini la notion de de´composition atomique dans les “Message Sequence
Charts” et propose´ un algorithme hors-ligne fonde´ sur le calcul de composantes fortement
connexes d’un graphe. Nous ame´liorons ces travaux sur les points suivants.
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D’une part, nos algorithmes marchent a` la vole´e sur un observateur implante´ dans un
processus du syste`me. Ge´rer les e´ve´nements qui arrivent dans le mauvais ordre demande
un soin particulier (notion de macro-e´ve´nement en cours de formation et de´tection de la
stabilite´).
D’autre part, la construction de nos macro-e´ve´nements est parame´tre´e par une fonction
de typage, et par l’obligation que nous nous donnons d’avoir un ordre partiel clos par types.
Cela pre´sente une ge´ne´ralisation inte´ressante, aussi bien au niveau the´orique que pratique.
Finalement, le fait de rester strictement dans le cas d’ordres partiels permet de repro-
duire le sche´ma d’abstraction a` plusieurs niveaux, offrant ainsi une fonction d’abstraction
hie´rarchique. L’observateur agit comme un filtre sur le syste`me produisant les e´ve´nements
de plus bas niveau. On donc peut envisager une abstraction hie´rarchique ne donnant comme
entre´e a` un observateur d’une couche donne´e les sorties produites par les algorithmes de
compressions de la couche pre´ce´dente.
La seconde technique que nous avons pre´sente´e consiste a` faire une approximation de
diagnostic, en utilisant des me´thodes alge´briques. Nous avons aussi caracte´rise´ les mode`les
pour lesquels cette me´thode d’approximation posse`de une efficacite´ qui ne de´pend pas de
la taille de l’observation. L’approximation conside´re´e s’appuie sur la construction de l’image
de Parikh de l’observation. De plus, la me´thode de re´solution s’appuie sur les e´quations de
flot dans un graphe oriente´, afin de de´terminer les chemins e´tiquete´s par le bon vecteur de
Parikh dans l’automate associe´ au mode`le conside´re´. Cette approche permet de caracte´riser
une nouvelle classe de mode`les pour lesquels l’appartenance a` leur image de Parikh peut se
de´cider en temps polynomial : les mode`les ou` l’indice de Parikh est e´gal a` 0.
Perspectives
Les perspectives ouvertes peuvent s’organiser comme le pre´sent chapitre : d’une part, des
perspectives concernant la compression d’exe´cutions re´parties et d’autre part, des perspec-
tives concernant la mise au point d’un test d’appartenance efficace.
Les premie`res perspectives concernent la compression de l’observation d’une exe´cution
d’un syste`me paralle`le et re´parti.
Tout d’abord, la technique que nous avons de´veloppe´e produit, a` nouveau, un ordre partiel
de macro-e´ve´nements. Il serait donc inte´ressant de concevoir une abstraction hierarchique,
afin d’augmenter le facteur de compression. Il faudrait aussi e´tudier comment re´partir cette
abstraction, en mettant au point une architecture d’abstraction et de compression re´partie.
Ensuite, il serait inte´ressant de regarder comment inte´grer cette approche avec les tech-
niques de compression d’ordres partiels de´veloppe´es, par exemple, dans [Alur 03, Goel 03], qui
adaptent, aux ordres partiels e´tiquete´s, des algorithmes classiques de compression de chaˆınes
de caracte`res.
Enfin, un dernier point a` e´tudier est la ge´ne´ralisation du de´coupage en atomes par le
processus d’abstraction. En effet, en choisissant correctement la fonction de typage qui pa-
rame`tre l’abstraction, nous avons vu qu’il e´tait possible de de´couper une exe´cution ayant la
forme d’un msc en sa de´composition en atomes. Quels sont les restrictions a` apporter pour
que cette construction fonctionne aussi dans le cadre des hmsc causaux ? des pomsets pre-
miers ?
5.3 Conclusions et perspectives 141
Les secondes perspectives concernent la mise au point d’un test d’appartenance efficace.
Tout d’abord, il serait inte´ressant de caracte´riser syntaxiquement les mode`les ayant un
indice de Parikh e´gal a` 0. Est-ce que ces mode`les sont relie´s, d’une quelconque fac¸on, aux
mode`les pour lesquels on sait de´ja` que le test d’appartenance a` l’image de Parikh peut se
faire efficacement ?
Ensuite, il nous parait inte´ressant d’utiliser cet indice pour aider a` la fabrication de
syste`mes plus facilement observables. En effet, e´tant donne´ un mode`le d’indice de Parikh
donne´, il semble possible de de´terminer quelles sont les modifications a` apporter pour que son
indice de Parikh diminue. Ces modifications prendraient la forme d’observateurs supple´mentaires
a` ajouter dans le syste`me, par exemple.
Enfin, il parait important d’ame´liorer la pre´cision de cette me´thode : en effet, nous ne
sommes capables d’identifier que des chemins probables dans le mode`le initial, chemins qui
peuvent avoir engendre´ l’exe´cution observe´e. Cependant, en augmentant l’observation pour
permettre de compter les diffe´rents sous-mots de´ja` observe´s, la pre´cision peut eˆtre ame´liore´e.
Il faudrait alors adapter nos me´thodes aux matrices de Parikh, de´finies par Mateescu dans
[Mateescu 04], qui permettent, justement, de compter les sous-mots d’une observation plutoˆt
que ses lettres.




Nous avons vu, dans la partie I de ce document, diffe´rents mode`les pour spe´cifier des
syste`mes paralle`les et re´partis et nous avons introduit un mode`le mixte, localement asyn-
chrone et globalement communicant qui les ge´ne´ralise. Ensuite, la partie II s’est attache´e a`
de´crire des techniques de ve´rification de tels mode`les.
Ce chapitre constitue, avec le chapitre pre´ce´dent, la partie III de cette the`se, consacre´e
a` la supervision. Rappelons que dans le chapitre pre´ce´dent, nous nous sommes inte´resse´s a`
la supervision avec observation comple`te, avec l’objectif de fournir des me´thodes efficaces
d’analyse.
Dans ce chapitre, nous allons maintenant nous inte´resser aux analyses de supervision qui
peuvent s’employer dans le cas ou` nous n’avons qu’une connaissance partielle de l’exe´cution
observe´e. Le but des techniques que nous de´veloppons dans ce chapitre est d’infe´rer, a` partir
d’un mode`le complet du syste`me observe´, certains e´le´ments qui n’ont pas e´te´ observe´s.
Plus pre´cise´ment, ce chapitre s’inte´resse a` deux proble`mes spe´cifiques qui exploitent la
se´mantique d’ordres partiels des mode`les manipule´s et qui permettent d’analyser des syste`mes
dont le comportement n’est pas borne´. La premie`re technique, appele´e diagnostic, consiste a`
infe´rer les e´ve´nements non observe´s dans une observation a` l’aide d’un mode`le du syste`me. Elle
consiste a` construire un nouveau mode`le complet dont la projection de toute exe´cution sur
les e´ve´nements observables explique l’observation. La seconde technique, appele´e corre´lation
d’e´ve´nements, consiste a` infe´rer les causalite´s non observe´es dans une observation, a` l’aide
d’un mode`le du syste`me. Elle consiste a` rajouter a` l’observation, des causalite´s qui appa-
raissent dans la projection de toutes les exe´cutions du mode`le.
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Contexte
Les techniques de supervision ont de nombreuses applications, et plus particulie`rement
l’aide a` l’interpre´tation de fichiers logs volumineux (voir l’introduction du chapitre 5 pour
plus de de´tails).
Cependant, dans ce chapitre et contrairement au chapitre pre´ce´dent, nous conside´rons
qu’un premier pre´-traitement de filtrage des logs a e´te´ re´alise´, afin de ne retenir qu’une petite
partie des alarmes enregistre´es. Ce filtrage permet d’obtenir des structures de donne´es de
taille raisonnable, et donc des algorithmes qui peuvent s’exe´cuter en des temps re´alistes. Ce
pre´-traitement, couple´ avec le fait qu’il n’est pas possible d’observer tous les e´ve´nements qui
se de´roulent dans un syste`me (car certaines parties de ce syste`me ne sont que partiellement
instrumente´es, par exemple), nous forcent a` ne conside´rer que des observations partielles,
c’est-a`-dire des exe´cutions dont certains e´ve´nements n’ont pas e´te´ observe´s.
Dans ce contexte, diffe´rents proble`mes ont e´te´ e´tudie´s ces dernie`res anne´es. Nous en
e´voquons, dans la suite, un bref aperc¸u, ainsi que des solutions the´oriques ou techniques
apporte´es.
Diagnostic de fautes
Le premier type de diagnostic qui peut eˆtre de´fini, est le diagnostic de fautes. Pour ce
proble`me, sont fixe´s un ensemble de fautes possibles et un mode`le d’exe´cution qui indique les
comportements du syste`me observe´ et a` quel moment peuvent se produire ces fautes. Ensuite,
e´tant donne´ une exe´cution partiellement observe´e (en particulier les fautes ne peuvent pas
eˆtre observe´es), la question a` se poser est alors la suivante : est-ce qu’il existe une exe´cution
du mode`le contenant une faute possible qui puisse expliquer cette observation, et si oui, quelle
est cette faute ? De plus, on veut pouvoir re´pondre a` cette question en ligne, avec un de´lai
de n e´ve´nements observe´s. Sampath et al. ont montre´ dans [Sampath 96] que ce proble`me
est de´cidable lorsque le mode`le est donne´ sous la forme d’un automate. Ils ont, pour cela,
construit un diagnostiqueur qui correspond a` une projection du mode`le du syste`me sur les
e´ve´nements observables, dans laquelle est garde´e une me´moire de n e´ve´nements afin de savoir
s’ils correspondent a` des fautes. Lorsque, pour chaque se´quence d’e´ve´nements observables,
il est possible de trouver (au moins) deux se´quences dans le mode`le du syste`me, l’une dont
l’un des n derniers e´ve´nements correspond a` une faute, l’autre dont les n e´ve´nements corres-
pondent a` un comportement normal, alors le syste`me n’est pas diagnosticable. Dans le cas
contraire, toutes les se´quences sont soit correctes, soit fautives. Cela veut dire qu’une faute
peut eˆtre de´tecte´e a` coup suˆr apre`s un certain de´lai.
Je´ron et al. de´crivent dans [Je´ron 06] une approche similaire pour des mode`les de fautes
plus complets. Les meˆmes techniques peuvent eˆtre utilise´es pour des mode`les plus complexes,
tant que ceux-ci restent stables par projection (ce qui est le cas pour les re´seaux de Petri
borne´s, par exemple, mais pas pour les re´seaux de Petri quelconques, ni pour les hmsc).
Lorsque la construction d’un diagnostiqueur de taille finie est impossible, il faut se restreindre




Une deuxie`me famille de techniques de diagnostic consiste, a` partir d’un mode`le du
syste`me observe´ et d’une exe´cution partielle, a` construire un ge´ne´rateur de toutes les ex-
plications possibles de cette exe´cution. L’ide´e directrice de cette approche consiste a` de´plier
le mode`le initial en se restreignant aux explications possibles de l’observation. Ensuite, a`
partir de ce mode`le ge´ne´rateur, il est possible de ve´rifier, par exemple, qu’un e´ve´nement
fautif a eu lieu, ou non. La taille du mode`le ge´ne´rateur de´pend, en ge´ne´ral, de la taille de
l’observation, et n’est donc pas borne´e.
Dans [Benveniste 03], Benveniste et al. s’inte´ressent a` une instance de ce proble`me ou` le
mode`le du syste`me est exprime´ a` l’aide de re´seaux de Petri borne´s, dans lesquels tous les
cycles contiennent au moins un e´ve´nement observable.
Nous avons montre´, dans [He´loue¨t 06], que cette approche peut aussi s’e´tendre aux hmsc,
sans aucune restriction structurelle sur les mode`les. Plus pre´cise´ment, nous avons montre´
que, pour tout mode`le exprime´ a` l’aide d’un hmsc et d’une explication donne´e sous forme de
msc, nous pouvions construire un ge´ne´rateur fini de toutes les explications de l’observation,
donne´ lui aussi sous forme de hmsc. L’approche que nous de´crivons dans ce chapitre est plus
ge´ne´rale que celle donne´e dans [He´loue¨t 06], que nous ne de´taillerons pas dans ce manuscrit.
Corre´lation d’e´ve´nements
Enfin, une dernie`re famille de techniques de diagnostic consiste a` annoter une observation
a` l’aide d’un mode`le du syste`me, afin de donner des indications sur ce qui a pu se passer
pendant l’exe´cution observe´e, et permet de simplifier son interpre´tation. Dans les syste`mes
classiques de diagnostic de´ploye´s dans l’industrie, ce sont le plus souvent des re`gles simples
qui sont applique´es. Parmi celles-ci, nous pouvons citer :
– des re`gles de compression : si plusieurs occurrences d’un meˆme e´ve´nement apparaissent,
alors il est possible, dans certains cas, d’enlever les e´ve´nements redondants ;
– des re`gles d’e´nume´ration : plutoˆt que de supprimer les e´le´ments redondants, on compte
le nombre d’occurrences de chacun, et on remplace les occurrences d’un e´ve´nement par
le nombre de fois ou` il apparaˆıt (partie 5.2) ;
– des re`gles de suppression fonde´es sur des priorite´s : si une alarme de faible priorite´ est
observe´e, suivie d’une alarme de plus forte priorite´, alors il est possible de supprimer
celle de priorite´ la plus faible ;
– des re`gles de ge´ne´ralisation : a` partir de l’observation et de re`gles tre`s simples de
ge´ne´ration de nouveaux e´ve´nements, on construit une nouvelle observation de plus
haut niveau ([Dousson 99] et partie 5.1) ;
– des re`gles de corre´lation qui e´tablissent des liens de cause a` effet entre les e´ve´nements
observe´s [Nygate 95].
Toutes ces re`gles sont utilise´es dans des syste`mes experts qui lisent et simplifient l’enregis-
trement d’une exe´cution observe´e.
Dans ce chapitre, nous conside´rons que la corre´lation d’e´ve´nements consiste a` infe´rer des
causalite´s entre les e´ve´nements, ce qui peut aussi se de´cliner en la recherche de la cause initiale
d’une panne. En effet, reconstruire les causalite´s permet de re´duire le nombre d’e´le´ments
minimaux, qui sont, a priori, la ou les causes du phe´nome`ne observe´.
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Organisation du chapitre
Ce chapitre est organise´ de la manie`re suivante.
Tout d’abord, nous donnons, dans la partie 6.1, la mode´lisation de l’architecture d’obser-
vation partielle que nous avons retenue pour de´velopper nos the´ories du diagnostic centralise´
et re´parti. Nous donnerons, ainsi, la formulation de deux proble`mes d’infe´rence que nous
re´solvons ensuite dans les parties suivantes.
Nous traitons, d’une part, dans la partie 6.2 de l’infe´rence d’e´ve´nements non observe´s dans
un contexte centralise´ et re´parti. Cette technique permet d’engendrer, a` l’aide d’un ge´ne´rateur
fini, l’ensemble des exe´cutions comple`tes qui ont pu se produire, et dont seulement une partie
a e´te´ observe´e.
Nous traitons, d’autre part, dans la partie 6.3, de l’infe´rence de causalite´s non observe´es,
un proble`me plus connu sous le nom de corre´lation d’e´ve´nements. Ce proble`me permet de
retrouver les causalite´s qui apparaissent dans toutes les exe´cutions comple`tes expliquant une
observation partielle donne´e, et donc de re´duire le nombre de causes possibles d’un phe´nome`ne
observe´.
Enfin, la partie 6.4 conclut ce chapitre en donnant quelques perspectives.
6.1 Mode`les d’observation
Nous posons, dans cette partie, les diffe´rents hypothe`ses et formalismes qui vont nous
permettre d’apporter des me´thodes rigoureuses de techniques de diagnostic et de corre´lation
d’e´ve´nements. Tout d’abord, nous caracte´risons les mode`les d’architecture centralise´s et
re´partis et les conse´quences de l’utilisation de ces mode`les, sur la de´finition d’une observation.
Puis, dans ce cadre, nous de´finissons ce qu’est une explication, ainsi qu’une explication guide´e
par un mode`le. Enfin, nous posons les proble`mes the´oriques a` re´soudre, ce que nous faisons
dans la partie suivante de ce chapitre.
6.1.1 Observation et architectures
Nous de´crivons maintenant les deux architectures que nous conside´rons pour la technique
de diagnostic que nous allons pre´senter ici. Nous pre´sentons tout d’abord une version centra-
lise´e de cette architecture, puis nous indiquerons les modifications a` apporter pour travailler
dans un cadre re´parti.
Tout d’abord, rappelons que nous conside´rons que le syste`me que nous observons est
compose´ d’un ensemble d’agents inde´pendants, qui re´agissent a` leur environnement et qui
communiquent avec leurs voisins, soit par me´moire partage´e, soit par e´change de messages.
Ces agents, au fur et a` mesure qu’ils exe´cutent le comportement pour lequel ils ont e´te´ pro-
gramme´s, produisent un certain nombre d’e´ve´nements. Nous faisons l’hypothe`se que le type
de ces e´ve´nements appartient a` un ensemble fini, correspondant a` un nombre fini d’actions
possibles : par exemple, lire ou modifier une variable partage´e donne´e, lancer une proce´dure
de synchronisation entre plusieurs agents, envoyer ou re´ceptionner un message contenant un
enteˆte donne´, etc. Toutes ces actions forment un ensemble fini Σ d’e´tiquettes qui sont associe´es
aux e´ve´nements produits par le syste`me.
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Cadre centralise´
La figure 6.1 de´crit sche´matiquement l’architecture conside´re´e, qui est tre`s proche d’une
architecture de type SNMP. Chaque agent est e´quipe´ d’un capteur (repre´sente´ sur la figure
par un double losange), qui envoie les e´ve´nements qu’il observe a` un observateur centralise´
(repre´sente´ sur la figure par un cylindre). Les connexions entre les agents sont repre´sente´es
par des lignes en pointille´. Le syste`me d’enregistrement (“log system”) rec¸oit les e´ve´nements
observables produits par les capteurs et les enregistre dans un fichier.
Système de log
Système observé
Fig. 6.1 – Architecture centralise´e du me´canisme d’observation.
Remarquons que les capteurs que nous ajoutons ne peuvent pas tout enregistrer. La
premie`re raison est que la taille d’un fichier d’enregistrement est ne´cessairement limite´e, et
qu’il faut donc faire des choix pour savoir ce qui doit eˆtre enregistre´. La seconde raison est
qu’un certain nombre d’agents ne peut pas eˆtre instrumente´, car il correspond, par exemple,
a` du mate´riel (comme une carte re´seau), ou a` une zone logicielle prote´ge´e (comme un noyau
de syste`mes d’exploitation). Nous mode´lisons ceci en disant que seulement un sous-ensemble
de Σ est observable. Nous noterons ce sous-ensemble par Σo. De meˆme, la causalite´ entre les
diffe´rents e´ve´nements observe´s ne peut pas eˆtre totalement observe´e et enregistre´e. En effet,
pouvoir observer toute la causalite´ d’un syste`me ne´cessite l’utilisation d’outils qui peuvent
ralentir les communications et ne´cessitent des droits d’acce`s privile´gie´s, tels que les horloges
vectorielles de Fidge et Mattern ([Fidge 91, Mattern 89]). Ainsi, un fichier d’enregistrement
peut eˆtre de´fini comme un Lpo o = (Eo,≤o, λo), ou`, λo(Eo) ⊆ Σo.
Nous montrerons, par la suite, qu’a` partir d’un mode`le approprie´, de´crit par une expression
rationnelle de pomsets, nous pouvons retrouver les e´ve´nements non observe´s (partie 6.2) ainsi
que les causalite´s non observe´es (partie 6.3).
Cadre re´parti
Il est maintenant tre`s simple de ge´ne´raliser le cadre pre´ce´dent au cadre du diagnostic
re´parti. Pour cela, il suffit de conside´rer, comme l’exprime la figure 6.2, qu’il existe diffe´rents
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syste`mes de log qui observent diverses parties du syste`me. Plus pre´cise´ment, nous supposerons
qu’il existe Σ1o, . . . ,Σ
n
o , des alphabets d’observations non ne´cessairement disjoints inclus dans













Système de log 2
Système de log 1
Système de log 3
Fig. 6.2 – Architecture re´partie du me´canisme d’observation.
Les diffe´rents syste`mes de log sont, eux meˆmes, relie´s par un re´seau de communication,
mais nous conside´rons qu’a` ce niveau, l’information e´change´e est comple`te. Le de´fi sera alors
d’eˆtre capable de combiner les diffe´rentes explications donne´es par chaque syste`me, afin d’ob-
tenir une explication globale valide et comple`te. Nous montrerons, dans les parties 6.2 et
6.3 comment fusionner correctement ces informations dans le cadre du diagnostic et de la
corre´lation d’e´ve´nements.
6.1.2 Observation et explications
Nous avons vu pre´ce´demment le mode`le d’architecture conside´re´. Nous de´taillons mainte-
nant le lien entre, observation d’une part, et exe´cution d’un mode`le d’autre part. Remarquons,
en particulier, que l’ope´ration de projection joue un roˆle central dans les de´finitions que nous
donnons, et que, par conse´quent, les outils de projection exacte de mode`les, de´veloppe´s dans
le chapitre 4 de ce manuscrit, vont jouer dans ce chapitre un roˆle important.
Nous commenc¸ons par donner la de´finition d’une explication.
De´finition 6.1 (Explication) Soient Σ, un ensemble d’actions et Σo ⊆ Σ, l’ensemble des
actions observables. Une explication d’une observation o, qui est un Lpo o = (Eo,≤o, λo),
est un Lpo o′ = (Eo,≤, λo), tel que ≤ soit une extension d’ordre de ≤o, c’est-a`-dire ≤o ⊆≤.
L’ensemble des explications de o est note´ JoK.
Notons que o et ses explications sont de´finies sur le meˆme ensemble d’e´ve´nements Eo et
ne diffe`rent que par l’ordre partiel qui relie ces e´ve´nements.
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(a) Observation (b) c ∈ JoK.
Fig. 6.3 – Une observation et une explication associe´e.
La figure 6.3 donne une illustration de ces de´finitions. Plus pre´cise´ment, la figure 6.3(a)
donne une observation o, et la figure 6.3(b) donne une explication possible de cette observa-
tion, car la structure c qui y est de´finie, e´tend l’ordre de o.
Nous ge´ne´ralisons, ensuite, la de´finition pre´ce´dente aux explications guide´es par un mode`le.
A partir d’un mode`le, donne´ sous la forme d’un rationnel de pomsets et d’une observation,
nous voulons caracte´riser toutes les explications de cette observation qui ont pu eˆtre en-
gendre´es par ce mode`le. Pour cela, rappelons que [l] de´signe le pomset qui repre´sente la
classe d’isomorphisme du Lpo l. Nous avons donc :
De´finition 6.2 (Explication guide´e par un mode`le) Soient Σ, un ensemble d’actions,
D ⊆ Σ2, une relation, Σo ⊆ Σ, l’ensemble des actions observables, et α, une expression ra-
tionnelle de P(Σ, D). L’ensemble des explications de o, guide´es par le mode`le α ou, plus sim-
plement, les α-explications de o, est l’ensemble des explications de o dont la classe d’isomor-
phisme appartient a` la projection du langage de α sur Σo. Plus formellement, l’ensemble des α-
explications de o, note´ JoKΣo,α, est tel que l ∈ JoKΣo,α si, et seulement si, [l] ∈ πΣo(LP(Σ,D)(α))
et l ∈ JoK.
La figure 6.4 illustre les de´finitions pre´ce´dentes. Plus pre´cise´ment, la figure 6.4(a) reprend
l’observation de la figure 6.3(a), en lui ajoutant un mode`le α de´fini dans la figure 6.4(b), avec
Σ = {a, b, c}, etD = {(a, a), (c, b), (c, c)}. La figure 6.4(c) donne toutes les α-explications de o,
qui correspondent a` l’exe´cution de p1 suivi de p2 pour les explications e1 et e2, et a` l’exe´cution
de p1 suivi a` nouveau de p1 pour l’explication e3. Remarquons aussi que l’explication c de la
figure 6.3(b) n’est pas une α-explication de o.
Toutes ces de´finitions se ge´ne´ralisent aise´ment aux pomsets. Nous noterons, ainsi, [JoK],
l’ensemble des pomsets qui expliquent le Lpo o, ainsi que [JoKΣo,α], l’ensemble des pomsets
qui expliquent o, en e´tant guide´ par le mode`le α.
6.1.3 Observation et infe´rences
Nous de´finissons, maintenant, les deux proble`mes d’infe´rence auxquels nous nous inte´ressons
dans la suite de ce chapitre.
















(b) α = p⋆1p
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(c) JoK{a,b},α = {l1, l2, l3}
Fig. 6.4 – Observations et explications guide´es par un mode`le.
Le premier proble`me consiste a` infe´rer les e´ve´nements non observe´s. Comme cet ensemble
d’e´ve´nements n’est pas borne´, la solution a` apporter n’est e´videmment pas une e´nume´ration
de tous les e´ve´nements qui peuvent eˆtre ajoute´s. Au contraire, nous avons plutoˆt besoin de
construire un ge´ne´rateur fini de toutes les explications. Plus pre´cise´ment, le ge´ne´rateur que
nous allons construire pour re´soudre ce proble`me aura la forme d’une expression rationnelle
du mono¨ıde des pomsets.
Diagnostic
Entre´es :
– un mode`le α, exprime´ a` l’aide d’une expression rationnelle de P(Σ, D) ;
– un ensemble d’actions observables Σo ;
– une observation o, exprime´e a` l’aide d’un Lpo (Eo,≤o, λo), telle que λo(Eo) ⊆ Σo.
Sortie : Quels sont tous les pomsets p tels que πΣo(p) ∈ [JoKΣo,α] ?
Le second proble`me consiste a` infe´rer toutes les causalite´s non observe´es. Ici, comme le
nombre d’e´ve´nements observe´s est borne´, le nombre de causalite´s que l’on va pouvoir ra-
jouter est, lui-aussi, borne´. Nous nous contenterons, donc, de donner cette solution sous la
forme d’une extension d’ordre de l’observation : toutes les causalite´s rajoute´es doivent eˆtre ex-
plique´es par toutes les exe´cutions du mode`le, cohe´rentes avec l’observation. L’objet retourne´
est, par conse´quent, complet vis-a`-vis du mode`le et de l’observation : on en a tire´ toutes les




– un mode`le α, exprime´ a` l’aide d’une expression rationnelle de P(Σ, D) ;
– un ensemble d’actions observables Σo ;
– une observation o, exprime´e a` l’aide d’un Lpo (Eo,≤o, λo), telle que λo(Eo) ⊆ Σo.
Sortie : Quelle est la plus grande relation ≤ telle que J(Eo,≤, λo)KΣo,α = JoKΣo,α ?
6.2 Diagnostic
Comme e´nonce´ pre´ce´demment, l’objectif principal du diagnostic est de mettre en place une
technique, qui, a` partir d’un mode`le et d’une observation, construit un ge´ne´rateur de toutes
les explications possibles compatibles avec ce mode`le et cette observation. Au lieu de re´pondre
explicitement a` la question “Quels sont tous les pomsets p tels que πΣo(p) ∈ [JoKΣo,α] ?”, nous
construisons directement un rationnel de pomsets αΣo,o tel que :
LP(Σ,D)(αΣo,o) = {p | πΣo(p) ∈ [JoKΣo,α]}
6.2.1 Diagnostic centralise´
Dans un premier temps, pour re´pondre a` la question du diagnostic dans un cadre cen-
tralise´, nous utilisons le mode`le des boxed pomsets pre´sente´ au chapitre 4. Rappelons que
ce mode`le est tout a` fait adapte´ pour travailler avec des projections de langages de pom-
sets : en effet, nous avons montre´ que la projection d’un langage rationnel de boxed pomsets
restait un langage rationnel de boxed pomsets, et qu’il e´tait possible de caracte´riser la pro-
jection d’un langage rationnel de pomsets a` l’aide d’un langage rationnel de boxed pomsets et
d’ope´rateurs d’encapsulation et de de´sencapsulation. En effet, rappelons le the´ore`me principal
du chapitre 4, a` savoir le the´ore`me 4.10, avec B : P(Σ, D) → B(Σ, D) l’ope´ration d’encap-
sulation qui permet de passer des pomsets aux boxed pomsets, et U : B(Σ, D) → P(Σ, D)
l’ope´ration inverse :
Soient α, un rationnel de P(Σ, D) et Σo ⊆ Σ. Alors :
πΣo(LP(Σ,D)(α)) = U(LB(Σ,D)(π̂Σo(B(α))))
Nous disposons, ainsi, d’une expression rationnelle de B(Σ, D), β = π̂Σo(B(α)), qui per-
met de ge´ne´rer, a` une ope´ration de de´sencapsulation pre`s, la projection sur Σo, de toutes les
exe´cutions de α. Il suffit alors de de´plier cette structure, en ne conservant que les exe´cutions
qui expliquent o, pour obtenir le ge´ne´rateur voulu. Ainsi, malgre´ le fait qu’une exe´cution
puisse contenir un nombre, a priori, non borne´ d’e´ve´nements, le de´pliage de β restreint a` o
est fini. Il suffira ensuite de regarder le de´pliage restreint e´quivalent pour α, pour pouvoir
ge´ne´rer toutes les exe´cutions de α expliquant o.
Mais, tout d’abord, nous montrons que le proble`me du diagnostic est difficile.
The´ore`me 6.3 Soient Σ, un ensemble d’actions, Σo ⊆ Σ, un ensemble d’actions observables,
D ⊆ Σ2, une relation, α, une expression rationnelle de P(Σ, D), et o, un Lpo (Eo,≤o, λo) tel
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que λo(Eo) ⊆ Σo.
Si α et o ne sont pas auto-concurrents, alors savoir si o posse`de une α-explication est
NP-complet.
Preuve: Le proble`me est NP-complet pour les hmsc, lorsque que Σo = Σ. Le proble`me
que nous conside´rons ici est donc au moins NP.
Montrons, d’une part, que l’on peut ve´rifier une solution, donne´e en terme d’un pomset
dont la projection est une α-explication de o, en un temps polynomial en la taille des entre´es.
Pour cela, notons que, comme α et o ne sont pas auto-concurrents, il est possible de ve´rifier
en temps line´aire qu’un e´le´ment de LP(Σ,D)(α) est isomorphe a` o. Il suffit, en effet, de les
comparer inductivement, en conside´rant leurs e´le´ments minimaux qui auront des e´tiquettes
diffe´rentes.
Ensuite, nous montrons que, pour toute solution, il en existe une e´quivalente, de taille
polynomiale en la taille des entre´es, qu’il suffira de ve´rifier a` la place de la premie`re.
Tout d’abord, notons Aα l’automate associe´ a` α. Une solution est un chemin ρ de Aα,
e´tiquete´ par u et tel que πΣo(LP(Σ,D)(u)) = [E,≤, λ] soit une classe d’isomorphisme qui
contienne une explication de o.
Conside´rons, ensuite, β = π̂Σo(B(α)) et Aβ l’automate structurellement e´quivalent a` β.
Le the´ore`me 4.10 nous indique que πΣo(LP(Σ,D)(α)) = U(LB(Σ,D)(β)). Ainsi, ρ est aussi un
chemin de Aβ e´tiquete´ par v, tel que U(LB(Σ,D)(v)) = [E,≤] soit une classe d’isomorphisme
qui contienne une explication de o.
Supposons, maintenant que la taille de ρ est plus grande que |o||α||Σ|2. Comme ρ a au plus
|o| transitions contenant des e´ve´nements observables, nous pouvons trouver une se´quence de
transitions ne contenant que des e´ve´nement inobservables de taille plus grande que |α||Σ|2. Il
existe donc un cycle dans β, e´tiquete´ par un boxed pomset b, dont la boˆıte interne est vide,
qui apparaˆıt plus de |Σ| fois sur cette se´quence de transitions inobservables.





i et bi D bj = bj D bi, ce qui signifie que nous pouvons enlever des instances du
cycle e´tiquete´ par b, pour qu’il apparaisse moins de |Σ| fois sur cette se´quence. Nous pouvons
donc construire un chemin ρ′, borne´ par |o||α||Σ|2, qui soit solution. Ceci conclut la preuve.
Ensuite, nous donnons une me´thode pour construire effectivement le diagnostic. Comme
e´nonce´ pre´ce´demment, cette me´thode se base sur la notion de de´pliage guide´. Intuitivement,
un de´pliage guide´ est un de´pliage d’automate classique, dans lequel on s’autorise a` effacer
certaines branches lie´es a` des choix. Pour cela, nous de´finissons, de manie`re classique, la
notion de pre´fixe pour les boxed pomsets : soit b un boxed pomset b1 est un pre´fixe de b si il
existe b2 tel que b = b1 D b2.
De´finition 6.4 (de´pliage guide´) Soient α et β, deux expressions rationnelles de boxed
pomsets, Aα = (S,→,B, Si, Sf ) et Aβ = (S
′,⇒,B, S′i, S
′
f ), leurs automates structurellement
e´quivalents et o un boxed Lpo.
Alors, β est le de´pliage guide´ par o de α si :
– chaque e´tat de Aβ est associe´ a` un e´tat de Aα et a` un pre´fixe de o : S
′ ⊆ S×B(Σ, D) ;
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– les e´tats initiaux de Aβ sont les e´tats initiaux de Aα associe´s au boxed Lpo vide, c’est-
a`-dire : S′i = Si × {ε} ;
– les e´tats finaux de Aβ sont les e´tats finaux de Aα associe´s a` o : S
′
f = Sf × {o} ;
– la transition (s,m)
a
⇒(t, n) est dans Aβ si, et seulement si, la transition s
a
−→ t existe
dans Aα et si n peut eˆtre explique´ par la concate´nation de m et de a, c’est-a`-dire si
U([m]D a) ∈ [JU(n)K].
Dans la suite, nous notons D(α, o) le de´pliage de α guide´ par o.
Il est important de remarquer que, par construction, pour tout α et o, nous avons :
U(LB(Σ,D)(D(α, o))) = U(LB(Σ,D)(α)) ∩ [JU(o)K]
c’est-a`-dire que la de´sencapsulation du langage du de´pliage guide´ D(α, o) est exactement
l’intersection entre la de´sencapsulation du langage de α et les explications de o.
Ensuite, la figure 6.5 donne un exemple de de´pliage guide´ par B(o) (avec o, l’observation
de la figure 6.3(a)) d’un mode`le δ = b⋆1b
+
2 , avec Σ = {a, b, c} et D = {(a, a), (c, b), (c, c)}.
Les e´tats de l’automate de´plie´ contiennent un e´tat de l’automate Aδ ainsi qu’un pre´fixe P
de B(o), code´ par la donne´e, pour chaque e´ve´nement du port de sortie P , des e´ve´nements
maximaux de o qu’il domine. Par exemple, l’e´tiquette “s1 ({2}, {1, 5}, {5})”, d’un e´tat, qui
apparaˆıt dans le de´pliage guide´ de la figure 6.5, indique que le pre´fixe P lie´ a cet e´tat est un
boxed pomset ayant un port de sortie :
– dont l’e´ve´nement e´tiquete´ par a domine l’e´ve´nement 2 (et donc aussi l’e´ve´nement 1) de
l’observation de la figure 6.3(a) ;
– dont l’e´ve´nement e´tiquete´ par b domine les e´ve´nements 1 et 5 ;
– dont l’e´ve´nement e´tiquete´ par a domine l’e´ve´nement 5.
Conside´rons maintenant, un mode`le α de´crit sous la forme d’une expression rationnelle
de pomsets et une observation o. Nous pouvons alors construire le de´pliage, guide´ par B(o),
de la structure π̂Σo(B(α)), qui repre´sente, de manie`re finie, la projection de α sur Σo. Puis,
nous pouvons, a` partir de cette structure, retrouver les pomsets qui ont e´te´ projete´s pour
construire un de´pliage, guide´ par B(o), de α, c’est-a`-dire :
(π̂ΣoB)
−1 (D (π̂Σo (B (α)) , B(o)) )
Notons que, dans ce cas bien particulier, calculer (π̂ΣoB)
−1 est facile : en effet, il suf-
fit simplement d’annoter, lors de l’encapsulation et de la projection, le nom des pomsets
projete´s. Notons aussi que, dans le cas des pomsets, certains cycles “silencieux” (car ne pro-
duisant pas d’e´ve´nements observables) peuvent eˆtre conserve´s, et ge´ne´rer un nombre non
borne´ d’e´ve´nements avant projection. Nous montrons, maintenant, que la structure de´finie
ci-dessus est exactement αΣo,o, le ge´ne´rateur fini que nous cherchons a` construire.
Avant de montrer cela formellement, inte´ressons nous a` un exemple. Nous pouvons remar-
quer que le de´pliage construit a` la figure 6.5 correspond a` D(π̂Σo(B(α)), B(o)), avec α, o et Σo
de´finis dans la figure 6.4. L’expression rationnelle correspondant a` l’automate de´crit dans cette
figure est b1b1 + b1(b1 + b2), ce qui correspond, apre`s application de (π̂ΣoB)
−1, a` l’expression
rationnelle p1p1+p1(p1+p2). Le langage de ce rationnel est exactement {p | π(p) ∈ [JoKΣo,α]},
c’est-a`-dire αΣo,o. Le the´ore`me suivant montre que cet exemple peut se ge´ne´raliser.



















2 , avec Σ = {a, b, c} et D =
{(a, a), (c, b), (c, c)}.
s1  ({2},{1,6},{6})s1  ({2},{1,5},{5})
s2  ({3,4,5},{1,5,6},{5})



































(b) l’automate correspondant a` D(δ,B(o)).
Fig. 6.5 – De´pliage guide´ par B(o) (de la figure 6.3(a)) du mode`le δ.
The´ore`me 6.5 Soient Σ, un ensemble d’actions, Σo ⊆ Σ, un ensemble des actions obser-
vables, D ⊆ Σ2, une relation, α, une expression rationnelle de P(Σ, D), appele´e mode`le et o,













Preuve: Dans cette preuve, notons β = (π̂ΣoB)
−1 (D (π̂Σo (B (α)) , B(o)) ).
D’une part, montrons l’inclusion LP(Σ,D)(αΣo,o) ⊆ LP(Σ,D)(β). Pour cela, prenons un p
dans LP(Σ,D)(αΣo,o), c’est-a`-dire tel que πΣo(p) ∈ [JoKΣo,α]. Par de´finition, πΣo(p) ∈ [JoKΣo,α]
si, et seulement si :
πΣo(p) ∈ [JoK] et πΣo(p) ∈ πΣo(LP(Σ,D)(α))
Ce qui implique, en utilisant les propositions 4.4 et 4.5 et le the´ore`me 4.10 :
πΣo(p) ∈ [JU(B(o))K] et πΣo(p) ∈ U(LB(Σ,D)(π̂Σo(B(α))))






−1, et donc que p ∈ LP(Σ,D)(β).
Inversement, montrons que LP(Σ,D)(β) ⊆ LP(Σ,D)(αΣo,o). Ceci est imme´diat car le de´pliage
guide´ ne ge´ne`re que des sous-expressions de α.
Proposition 6.6 Soient Σ, un ensemble d’actions, Σo ⊆ Σ, un ensemble d’actions ob-
servables, D ⊆ Σ2, une relation, α, une expression rationnelle de P(Σ, D), et o, un Lpo
(Eo,≤o, λo) tel que λo(Eo) ⊆ Σo.
Si o n’est pas auto-concurrent et que Σ est fixe´, alors le proble`me du diagnostic est dans
NLOGSPACE. Plus pre´cise´ment, on peut construire une structure de taille O(|α| · |o||Σ||Σo|)
qui ge´ne`re toutes les exe´cutions dont les projections sont des α-explications de o.
Preuve: Il suffit de conside´rer la structure construite dans le the´ore`me 6.5, dont la
taille est en O(|α| · |o||Σ||Σo|) si o n’est pas auto-concurrent : en effet, pour se rappeler un
pre´fixe de B(o), il suffit pour chaque σ ∈ Σ, que le port de sortie du pre´fixe, e´tiquete´ par σ,
retienne les lettres observables qu’il domine.
Les the´ore`mes pre´ce´dents nous montrent que la complexite´ du diagnostic de´pend, avec un
facteur exponentiel, de la taille de l’alphabet observe´. Cependant, il existe des cas ou` aucune
explication ne permet d’exprimer une observation et dans ces cas, il n’est pas force´ment
ne´cessaire de construire de si grosses structures pour le de´couvrir. En effet, il est possible,
dans le cadre re´parti, de diviser l’alphabet d’observation centralise´ en plusieurs alphabet
re´partis et plus petits, et de re´soudre le proble`me du diagnostic pour chacun de ces alphabets
d’observation.
6.2.2 Diagnostic re´parti
Nous nous allons inte´ressons, maintenant, au diagnostic re´parti. Comme explique´ dans la
partie 6.1.1, nous de´coupons, maintenant, l’alphabet global d’observation en plusieurs alpha-
bets disjoints, et nous allons attacher chacun a` un syste`me de log diffe´rent. Chacun de ces
syste`mes de log va pouvoir re´aliser l’algorithme centralise´, pre´sente´ dans la partie pre´ce´dente,
mais uniquement sur les e´ve´nements qu’il observe. La difficulte´ consiste, ensuite, a` fusionner
les structures obtenues, pour obtenir un diagnostic global complet. La solution a` ce proble`me
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est, en fait, toute simple : il suffit de faire le produit des de´pliages obtenus.
Plus formellement, soient Σio ⊆ Σo un ensemble d’actions locales observables, et o =
(Eo,≤o, λo) une observation. Le diagnostic local pour l’ensemble d’actions Σ
i
o est l’expression
rationnelle αΣi,o telle que LP(Σ,D)(αΣio,o) = JπΣio(o)KΣio,α. Comme une explication pour un al-
phabet Σ est toujours une explication pour un alphabet Σ′ ⊆ Σ, nous avons LP(Σ,D)(αΣo,o) ⊆




) ⊆ LP(Σ,D)(αΣio,o) ∩ LP(Σ,D)(αΣjo,o)
Ceci signifie qu’un diagnostic plus fin peut eˆtre obtenu en combinant les diagnostics locaux.
Dans le cadre du diagnostic, nous montrons que cette combinaison est simplement le produit
× des automates associe´s aux expressions rationnelles manipule´es. Nous montrons aussi que
cette combinaison devient exacte lorsque les alphabets d’observation locaux sont choisis cor-
rectement.
Plus pre´cise´ment, e´tant donne´ deux diagnostics locaux αΣio et αΣjo , notons Ai et Aj les
automates structurellement identiques correspondants. Le diagnostic produit, αΣio×αΣjo , sera
alors l’expression rationnelle correspondant a` l’automate Ak = Ai ×Aj , de´fini comme suit :
– l’ensemble des e´tats, e´tats initiaux et e´tats finaux de Ak est le produit carte´sien des
e´tats, e´tats initiaux et e´tats finaux de Ai et Aj ;




j) est dans Ak si, et seulement si, la transition si → s
′
i est
dans Ai et la transition sj → s
′
j est dans Aj .
Remarquons que × est associative et commutative, ce qui assure que nous pouvons ef-
fectuer la reconstruction globale dans n’importe quel ordre. Notons aussi, que s’il existe un
sous-ensemble Σio tel que LP(Σ,D)(αΣio,o) = ∅, alors la reconstruction globale αΣo,o aura, elle
aussi, un langage vide (c.a.d ne pourra pas expliquer l’observation). Plus important, la pro-
position suivante indique que si une exe´cution appartient a` tous les langages des αΣio,o, alors
elle appartient, aussi, au langage de αΣo,o.
Proposition 6.7 Soient Σ, un ensemble d’actions, Σio ⊆ Σ, des ensembles d’actions obser-




o, D ⊆ Σ
2, une relation, α, une expression rationnelle
de P(Σ, D), et o, un Lpo (Eo,≤o, λo) tel que λo(Eo) ⊆ Σo.
Si, pour tout couple (σ, σ′) ∈ Σo × Σo, il existe un i tel que {σ, σ
′} ⊆ Σio, alors :
αΣo,o = αΣ1o,o × . . .× αΣno ,o
Preuve: D’une part, nous avons LP(Σ,D)(αΣo,o) ⊆
⋂
1≤i≤n LP(Σ,D)(αΣio,o), et donc
LP(Σ,D)(αΣo,o) ⊆ LP(Σ,D)(αΣ1o,o × . . .× αΣno ,o).
D’autre part, supposons qu’il existe un p dans LP(Σ,D)(αΣ1o,o × . . . × αΣno ,o) qui ne soit
pas dans LP(Σ,D)(αΣo,o). Cela signifie que p est dans
⋂
1≤i≤n LP(Σ,D)(αΣio,o), et donc que p est
dans LP(Σ,D)(αΣio,o), pour tout i. Si p n’est pas dans LP(Σ,D)(αΣo,o), cela veut alors dire qu’il
existe e, e′ dans Ep tel que e ≤p e
′ mais que πΣo(p) ne soit pas une explication de o. Or, il
existe un i tel que {λp(e), λ(e
′)} ⊆ Σio, avec πΣio(p) une explication de o. Contradiction.
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Pour conclure sur ces aspects re´partis, remarquons que pour faire baisser la complexite´
locale au minimum, tout en conservant un diagnostic complet, il suffit de choisir l’alphabet
re´parti Σijo = {σi, σj} (avec Σ = {σ1 . . . σ|Σ|}. Ce de´coupage permet de produire plus rapi-
dement un re´sultat ne´gatif, quand il n’existe pas d’explications possibles a` une observation.
Mais dans le cas contraire, la complexite´ est la meˆme que dans le cadre centralise´, meˆme si
la complexite´ moyenne devrait eˆtre meilleure en pratique.
6.3 Corre´lation d’e´ve´nements
Nous avons vu, dans la partie pre´ce´dente, comment construire un ge´ne´rateur fini de
toutes les exe´cutions dont la projection sur l’alphabet observable explique l’observation.
Ce ge´ne´rateur nous permet donc d’infe´rer l’ensemble des e´ve´nements non observe´s. Dans
cette partie, nous allons reprendre les meˆmes raisonnements, mais en nous concentrant sur
l’infe´rence de causalite´s non observe´es. Plus pre´cise´ment, nous allons chercher a` ajouter des
causalite´s sur l’observation dont nous sommes suˆrs qu’elles sont valides, c’est-a`-dire si ces
causalite´s apparaissent dans toutes les explications de l’observation.
Nous pouvons donc reformuler le proble`me de la corre´lation d’e´ve´nements de la manie`re
suivante :
De´finition 6.8 (PCE) Soient Σ, un ensemble d’actions, D ⊆ Σ2, α, une expression ra-
tionnelle de P(Σ, D), Σo ⊆ Σ, un ensemble d’actions observables, o = (Eo,≤o), un Lpo, et
(e1, e2), une paire d’e´ve´nements de Eo.
Le Proble`me de la Corre´lation d’Eve´nements pour (e1, e2), note´ PCE(Σo,A, o, e1, e2),
est de de´cider si e1 ≤ e2 pour tout p = (Eo,≤) ∈ JoKΣo,A. Nous noterons pceΣo,α,o le Lpo
(Eo,≤), ou` e1 ≤ e2 si, et seulement si, PCE(Σo, α, o, e1, e2).
L’ensemble des causes d’une observation est l’ensemble des e´ve´nements minimaux de
pceΣo,α,o. Rajouter des causalite´s dans l’observation permet donc de diminuer les causes du
phe´nome`ne observe´. C’est l’argument principal qui motive la suite de ce chapitre.
Nous conside´rons maintenant le proble`me de la corre´lation d’e´ve´nements dans un cadre
centralise´. Cette technique consiste a` infe´rer des causalite´s lors de l’observation partielle de
l’exe´cution d’un syste`me par un unique syste`me de log. Rappelons que l’objectif d’une telle
analyse est de diminuer le nombre d’e´ve´nements minimaux d’une observation, et donc de limi-
ter les causes possibles d’une se´quence d’alarmes observe´es. Pour faire cela, nous conside´rons
que nous disposons d’un mode`le, donne´ sous la forme d’une expression rationnelle de pom-
sets et nous allons utiliser la construction pre´sente´e dans la partie pre´ce´dente pour ajouter
les causalite´s infe´re´es.
La figure 6.6 donne un exemple de corre´lation d’e´ve´nements, avec le mode`le α et l’obser-
vation o de´ja` utilise´e dans la figure 6.4. Les causalite´s ajoute´es entre les paires d’e´ve´nements
(1, 5), (1, 6) et (2, 4) apparaissent dans toutes les α-explications de o (voir la figure 6.4(c)).
De plus, dans ce cas, la cause de o est l’e´ve´nement 1, e´tiquete´ par a.
















(b) mode`le avec D = {(a, a), (b, c), (c, c)} (c) pce{a,b},α,o
Fig. 6.6 – Observations, mode`le et corre´lations
Nous allons maintenant montrer, dans le the´ore`me 6.9, que PCE est un proble`me difficile.
Cependant, nous montrerons ensuite, avec le the´ore`me 6.11, qu’il existe un cas dans lequel
PCE peut eˆtre re´solu en temps polynomial. De plus, la preuve est constructive, ce qui conduit
directement a` un algorithme effectif.
The´ore`me 6.9 Soient Σ, un ensemble d’actions, D ⊆ Σ2, α, une expression rationnelle de
P(Σ, D), Σo ⊆ Σ, un ensemble d’actions observables, o = (Eo,≤o), un Lpo, et (e, e
′), une
paire d’e´ve´nements de Eo.
Alors, PCE(Σo, α, o, e, e
′) est CoNP-complet.
Preuve: Nous voulons montrer que re´pondre a` la question suivante est un proble`me
NP-complet : Existe-t-il un Lpo lpo l = (Eo,≤) ∈ JoKΣo,α tel que e 6≤ e′ ?
D’une part, montrons que ce proble`me est dans NP. Une solution a` ce proble`me est un
couple (l, p) tel que e 6≤l e
′ et πΣo(p) = [l]. Il faut ensuite montrer que l’on peut choisir
un p′ e´quivalent a` p mais borne´ par |α||Σ|2. Ceci est fait de manie`re identique a` celle du
the´ore`me 6.5. Ce qui montre que l’on peut ve´rifier une solution en temps polynomial.
D’autre part, montrons que ce proble`me est au moins NP. Pour cela, il est imme´diat de
se ramener a` un proble`me d’appartenance pour les hmsc.
Cependant, nous montrons, qu’en utilisant une structure tre`s proche du de´pliage guide´
pre´sente´ dans la partie pre´ce´dente, nous pouvons re´soudre efficacement ce proble`me dans le
cas ou` Σ est fixe´. Avant d’exposer la de´finition d’un moniteur guide´, notons que les ope´rations
habituelles sur les pomsets ou les boxed pomsets peuvent eˆtre e´tendues directement aux Lpo
ou aux boxed Lpo en prenant en conside´ration le nom pre´cis des e´ve´nements manipule´s.
De´finition 6.10 (moniteur guide´) Soient α, une expression rationnelle de boxed pomsets,
β, une expressions rationnelle de boxed Lpo, Aα = (S,→,B, Si, Sf ) et Aβ = (S
′,⇒, B̂, S′i, S
′
f ),
leurs automates structurellement e´quivalents et o, un boxed Lpo.
Alors, β est le moniteur guide´ par o de α si :
– chaque e´tat de Aβ est associe´ a` un e´tat de Aα et a` un pre´fixe de o : S
′ ⊆ S×B(Σ, D) ;
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– les e´tats initiaux de Aβ sont les e´tats initiaux de Aα associe´s au boxed Lpo vide, c’est-
a`-dire : S′i = Si × {ε} ;
– les e´tats finaux de Aβ sont les e´tats finaux de Aα associe´s a` o : S
′
f = Sf × {o} ;
– la transition (s,m)
a
⇒(t, n) est dans Aβ si, et seulement si, la transition s
[a]
−→ t existe
dans Aα et si n peut eˆtre explique´ par la concate´nation de m et de a, c’est-a`-dire si
U(mD a) ∈ JU(n)K.
Dans la suite, nous noterons M(α, o) le moniteur de α guide´ par o.
Le moniteur guide´ posse`de pratiquement les meˆmes proprie´te´s que le de´pliage guide´ de´fini
dans la partie pre´ce´dente. Cependant, un moniteur guide´ ge´ne`re des Lpo qui ont tous les
meˆmes e´ve´nements Eo et qui ne diffe`rent que par les causalite´s qui les relient. Ainsi, il n’est
pas tre`s difficile de voir que :
L(M(π̂Σo(B(α), B(o)))) = JoKΣo,α
La figure 6.7 montre le moniteur guide´ par o du mode`le δ, qui correspond a` la version
boxed Lpo du de´pliage guide´ par o que montre la figure 6.5. Les transitions de cette structure
contiennent des Lpo dont les e´ve´nements sont des e´ve´nements de o. Il suffit, ensuite, pour
obtenir le re´sultat de la figure 6.6(c), d’intersecter toutes les explications produites par le
moniteur.
Le the´ore`me suivant indique que cette construction marche en effet dans tous les cas, et
il donne un algorithme efficace, quand Σ est fixe´, pour faire de la corre´lation d’e´ve´nements.
Proposition 6.11 Soient Σ, un ensemble d’actions, D ⊆ Σ2, α, une expression rationnelle
de P(Σ, D), Σo ⊆ Σ, un ensemble d’actions observables, o = (Eo,≤o), un Lpo, et (e, e
′), une
paire d’e´ve´nements de Eo.
Si o n’est pas auto-concurrent et si Σ est fixe´, alors, pour tout (e, e′), PCE(Σo, α, o, e, e
′)
est NLOGSPACE. Plus pre´cise´ment, ce proble`me peut eˆtre re´solu en O(|α||o||Σ||Σo|).
Preuve: La preuve ne´cessite de construire M(π̂Σo(B(α)), B(o)), et de calculer l’inter-
section des Lpo (Eo,≤, λo) ge´ne´re´s par cette structure. Pour la complexite´, se reporter a` la
preuve de la proposition 6.6.
Pour e´tendre ces re´sultats au cadre re´parti, il faudrait utiliser et appliquer les meˆmes
techniques que pour le diagnostic, et communiquer entre les syste`mes de log re´partis, les
moniteurs calcule´s localement, pour en faire le produit. En effet, il n’est, a priori, pas suffisant
de s’e´changer une solution locale au proble`me de la corre´lation d’e´ve´nements.
6.4 Conclusions et perspectives
Re´sume´
Dans ce chapitre, nous avons de´veloppe´ deux techniques nouvelles de supervision de
mode`les de haut niveau, avec observation partielle. Ces techniques s’appuient, au niveau
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Fig. 6.7 – Moniteur guide´ par B(o) du mode`le δ (o est de´fini dans la figure 6.4 et δ dans la figure 6.5).
the´orique, sur le formalisme de projection exacte de mode`les de´veloppe´s dans le chapitre 4.
Cela est motive´ par le fait que nous mode´lisons les observations partielles par la projection
d’une exe´cution d’un mode`le de haut niveau. Les deux techniques que nous avons de´veloppe´es
cherchent donc a` “inverser” la projection, afin de retrouver, d’une part, les e´ve´nements non
observe´s et, d’autre part, les causalite´s non observe´es.
La premie`re technique que nous avons de´veloppe´e correspond aux techniques classiques
de diagnostic fonde´es sur un mode`le, bien que celles-ci ne peuvent s’appliquer dans notre cas
puisque nous travaillons sur des mode`les de haut niveau quelconques (et donc, a priori, non
borne´s). De plus, nous exploitons pleinement la se´mantique d’ordres partiels de nos mode`les,
puisqu’a` aucun moment nous ne conside´rons des langages d’entrelacements du mode`le. Pour
cela, nous avons cherche´ a` reconstruire l’ensemble (infini) des exe´cutions dont la projection
sur les actions observables peut expliquer l’observation, en construisant un ge´ne´rateur fini
de ces exe´cutions. Celui-ci prend la forme d’un de´pliage du mode`le donne´ en entre´e, guide´
par l’observation fournie. Nous avons ensuite montre´ que, dans le cas ou` toutes les actions
qui ont le meˆme nom sont exe´cute´es par une meˆme entite´ (et donc par conse´quent, que
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toutes les occurrences d’une meˆme action sont totalement ordonne´es1), re´pondre a` la ques-
tion “existe-t-il une exe´cution qui explique l’observation ?” est NP-complet. Enfin, nous avons
montre´ que dans le meˆme cas, si Σ est fixe´, ce proble`me est dans NLOGSPACE. Les preuves
sont constructives, nous sommes donc capables d’exhiber ce ge´ne´rateur fini. Notons que la
condition de non auto-concurrence est en ge´ne´ral ve´rifie´e, il suffit de modifier l’e´tiquette d’un
e´ve´nement enregistre´ par un capteur en rajoutant le nom de ce capteur. Nous montrons aussi
qu’il est possible de re´partir le calcul de ce diagnostic tout en restant complet et valide.
La seconde technique que nous avons de´veloppe´e est plus originale, puisqu’elle s’appuie di-
rectement sur la repre´sentation par ordre partiel de nos mode`les. En effet, nous avons cherche´
a` rajouter, a` l’observation, toutes les causalite´s dont nous sommes suˆrs qu’elles sont produites
par la projection d’une exe´cution du mode`le sur les e´ve´nements observables. Nous disposons
ainsi d’une repre´sentation finie et facilement compre´hensible, permettant d’interpre´ter l’ob-
servation. En particulier, rajouter des causalite´s signifie diminuer le nombre d’e´ve´nements
minimaux, et donc permettre de re´duire les causes probables du comportement observe´.
Pour re´soudre cela, nous utilisons une variante du de´pliage guide´, de´veloppe´e dans le cadre
du diagnostic, variante que nous avons appele´e moniteur guide´. Cette structure nous a per-
mis de montrer que, dans le cas ou` l’observation n’est pas auto-concurrente, de´cider si deux
e´ve´nements observe´s e´taient causalement relie´s est CoNP-complet, et dans NLOGSPACE si,
en plus, la taille de l’alphabet est fixe´e. Ce re´sultat est une bonne illustration de la the´orie
de´veloppe´e dans cette the`se : en effet, il nous semble tre`s difficile d’obtenir le meˆme type de
re´sultat avec des mode`les de bas niveau, ou n’ayant pas de se´mantique d’ordres partiels.
Applications
Nous avons de´veloppe´, dans le cadre des techniques de diagnostic de´veloppe´es dans ce
chapitre, un prototype appele´ ScenarioDoctor, e´crit en Ocaml (environ 2500 lignes de code)
et accessible a` l’adresse suivante :
http://www.irisa.fr/distribcom/Personal_Pages/gazagnaire/tools/
Ce prototype prend en entre´e une description d’un syste`me, sous la forme d’un hmsc
causal, un alphabet observable et une observation. En sortie, il produit un hmsc causal dont
la projection de toutes les exe´cutions explique l’observation.
Perspectives
Ces travaux ouvrent deux types de perspectives. Les premie`res sont spe´cifiques aux tech-
niques que nous avons de´veloppe´es, les secondes sont plus ge´ne´rales.
Tout d’abord, une perspective spe´cifique concernant le diagnostic est l’application directe
des techniques issues de l’e´tat de l’art sur les automates. En effet, la technique de diagnostic
que nous avons de´veloppe´e, dans ce chapitre, montre que les boxed pomsets peuvent eˆtre
employe´s avec succe`s pour traduire les techniques classiques utilisant des projections d’au-
tomates vers des techniques utilisant des projections d’expressions rationnelles de pomsets.
1Ce que nous avons appele´, dans ce chapitre, “ne pas eˆtre auto-concurrent”.
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L’ide´e est, donc, de continuer cette traduction et d’essayer de de´finir ce que pourrait eˆtre,
dans ce contexte, un diagnostiqueur ([Sampath 96]) a` me´moire borne´e qui fonctionnerait a` la
vole´e. De la meˆme manie`re, les techniques de´veloppe´es dans [Je´ron 06] sembleraient pouvoir
s’appliquer aussi, puisqu’elles s’appuient sur des techniques de projection. Cependant, dans
ce cadre, la difficulte´ serait de donner un e´quivalent aux e´tats marque´s employe´s par les au-
teurs, car, pour nos mode`les, il n’est pas possible de parler d’e´tats globaux.
Ensuite, d’autres perspectives spe´cifiques concernent la corre´lation d’e´ve´nements.
D’une part, il faudrait regarder, plus en de´tail, la version re´partie de l’algorithme. Trans-
mettre les moniteurs guide´s entre les diffe´rentes entite´s, a` la manie`re de la transmission
des de´pliages guide´s pre´sente´e pour le diagnostic, permettrait de re´soudre le proble`me de
la corre´lation re´partie d’e´ve´nements. Cependant, comme nous donnons comme solution une
extension d’ordre de l’observation, il existe peut-eˆtre des techniques qui ne´cessitent de trans-
mettre moins d’information entre les entite´s. C’est, en tout cas, un point inte´ressant a` e´tudier.
D’autre part, il serait inte´ressant de conside´rer des mode`les probabilistes, par exemple des
chaˆınes de Markov e´tiquete´es par des pomsets, afin de donner une interpre´tation plus fine de
l’observation. En effet, pour le moment, nous rajoutons des causalite´s quand nous sommes
suˆrs qu’elles sont pre´sentes dans la projection de toutes les exe´cutions du mode`le. Notons aussi
que nous pouvons, en utilisant la meˆme technique, rendre inde´pendants tous les e´ve´nements
qui sont inde´pendants dans la projection de toutes les exe´cutions du mode`le. Cependant,
nous aimerions eˆtre capables de dire qu’une causalite´ a, par exemple, 45% de chance d’eˆtre
pre´sente. Il nous semble envisageable de re´soudre ce proble`me, plus complexe que celui auquel
nous nous sommes inte´resse´s dans ce chapitre, en utilisant une version probabilise´e (comme
les “fuzzy posets” de´finis dans [Neggers 01]) des mode`les de haut niveau que nous manipulons.
Finalement, la perspective ge´ne´rale qui de´coule de ces travaux est la suivante : pour le
moment, nous disposons de syste`mes de log qui collectent les diffe´rentes alarmes qui ont lieu
sur le re´seau. Au bout d’un certain temps, ces syste`mes lancent une phase d’analyse afin, soit
de diagnostiquer ce qu’ils ont observe´, soit de trouver les causes du phe´nome`ne observe´. La
prochaine e´tape de ce processus est de pouvoir faire cette de´tection a` la vole´e.
Dans le cas ou` le syste`me observe´ a un comportement qui est finiment engendre´, les outils
que nous avons donne´s dans la premie`re partie du chapitre 5 pour construire des macro-
e´ve´nements a` la vole´e peuvent nous eˆtre utiles. En effet, nous pouvons utiliser ces outils
comme un pre´-traitement, et re´aliser un de´pliage guide´ (ou un moniteur guide´) au fur et a`
mesure que les macro-e´ve´nements arrivent.
Cependant, dans le cas ge´ne´ral, il nous manque des outils the´oriques pour manipuler
la fermeture par pre´fixe de mode`les de haut niveau. Dans le cas des chmsc, le mono¨ıde
produit semble eˆtre adapte´ (voir [Caillaud 00]), mais dans le cas ge´ne´ral, le bon mode`le reste
a` inventer.
Conclusion
L’objectif de cette the`se e´tait de montrer que les ordres partiels e´tiquete´s e´taient le bon
formalisme pour mode´liser, ve´rifier et superviser des syste`mes paralle`les et re´partis.
Partie I
Tout d’abord, nous avons montre´, dans la partie I, que ce formalisme permettait de
de´crire globalement les interactions entre les entite´s de ces syste`mes, que ces interactions se
fassent par l’interme´diaire de me´moire partage´e ou par l’interme´diaire d’e´changes de mes-
sages. Cette approche prend le contre-pied de l’approche classique, inspire´e des syste`mes ou-
verts, qui consiste a` mode´liser se´pare´ment les entite´s dans un formalisme inspire´ des mode`les
se´quentiels classiques, puis a` calculer les interactions qui apparaissent lorsque les diffe´rentes
entite´s e´voluent ensemble. Nous avons donc choisi de mode´liser directement les interactions,
au lieu de les calculer. Cette approche globale inte`gre directement a` la phase de mode´lisation,
les outils qui en simplifient l’analyse.
Dans le cas des syste`mes borne´s, nous avons montre´ que l’approche globale permettait
de de´crire les meˆmes syste`mes que l’approche qui consiste a` mode´liser inde´pendamment
les diffe´rentes entite´s. En effet, nous avons montre´ que les chmsc causaux re´guliers sont
e´quivalents aux re´seaux borne´s d’automates communicants. De meˆme, nous avons montre´ que
les chmsc causaux re´guliers et cohe´rents, sont e´quivalents aux re´seaux borne´s d’automates
mixtes. A notre sens, ces re´sultats sont pre´liminaires : en effet, ils sont pour le moment
restreints aux syste`mes borne´s, ce qui n’est pas totalement satisfaisant et ne permet pas de
caracte´riser exactement les syste`mes mode´lisables par l’approche globale.
Partie II
Ensuite, dans la partie II, nous avons montre´ que l’approche globale que nous avons
de´veloppe´e permet de ve´rifier des mode`les dont l’espace des e´tats n’est pas borne´.
D’une part, nous avons montre´, que pour la restriction syntaxique des corationnels de
pomsets, il e´tait possible de ve´rifier si un mode`le satisfaisait une proprie´te´ exprime´e dans
une logique temporelle classique mais ou` les propositions atomiques sont des pomsets. Cette
me´thode de ve´rification est efficace puisqu’elle a la meˆme complexite´ que pour le model-
checking de syste`mes se´quentiels vis-a`-vis de formules des logiques temporelles classiques.
Comme l’approche globale est plus concise que l’approche bas niveau, ce re´sultat indique
en fait que le model-checking de mode`les globaux est exponentiellement plus efficace que le
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model-checking de mode`les se´quentiels. Enfin, cette analyse permet de ve´rifier, de manie`re
exacte, des mode`les dont l’espace des e´tats est infini, ce qui est un re´sultat tre`s satisfaisant.
Ceci constitue le principal re´sultat the´orique de cette the`se.
D’autre part, nous avons montre´, que pour certains mode`les, il e´tait possible de faire de
la ve´rification partielle. Pour cela, nous utilisons le mode`le des boxed pomsets, pour lequel la
projection est distributive sur la composition. Ce nouveau mode`le est un outil tre`s efficace
pour montrer des re´sultats sur des mode`les partiels. En effet, nous l’utilisons pour montrer
qu’il est possible de faire du model-checking (pour le moment, uniquement positif) de vues
partielles de certains mode`les, exprime´s a` l’aide de corationnels de pomsets. Ce mode`le est
ensuite utilise´ dans la partie III, lorsque nous avons fait de la supervision d’observation
partielle. Nous pensons que le mode`le des boxed pomsets est un outil tre`s utile pour manipuler
a` la fois des mode`les de haut niveau et des vues partielles de ces mode`les.
Partie III
Enfin, dans la partie III, nous avons montre´ que des proble`mes de supervision, qui sont
difficiles, voire impossibles a` re´aliser lorsque l’on mode´lise inde´pendamment chaque entite´, se
re´solvent simplement dans le cas de ces mode`les globaux.
D’une part, nous avons propose´ une approche de compression et d’analyse, fonde´e sur
la structure d’ordre partiel des exe´cutions. Nous avons, ensuite, utilise´ cette technique pour
proposer une heuristique pour savoir si cette exe´cution compresse´e avait pu eˆtre ge´ne´re´e par
un mode`le. Cette technique peut eˆtre vue comme la recherche de mode`les pour lesquels tester
l’appartenance d’un vecteur a` leur image de Parikh peut eˆtre re´alise´ en temps polynomial.
Nous avons donc identifie´ une classe de mode`les globaux, ayant un indice de Parikh de 0, pour
lesquels nous pouvons de´cider, en temps polynomial, s’il existe une exe´cution du mode`le qui
explique une observation donne´e. L’approche que nous proposons est inte´ressante pour aider
a` la conception de syste`mes dont la supervision sera facile. Cependant, elle est limite´e par
l’absence de re´els outils the´oriques pour mode´liser le langage des pre´fixes d’une expression
rationnelle de pomsets. En son absence, les solutions algorithmiques que nous donnons et qui
s’exe´cutent en ligne, ne´cessitent des hypothe`ses tre`s fortes sur le syste`me sous-jacent (qu’il
soit finiment engendre´, par exemple), ce qui n’est pas totalement satisfaisant.
D’autre part, nous avons montre´, qu’il e´tait possible, a` partir d’un mode`le et d’une obser-
vation partielle, de construire un ge´ne´rateur fini qui engendre exactement l’ensemble (infini)
des exe´cutions de ce mode`le qui expliquent l’observation. Ce ge´ne´rateur permet, ensuite, de
ge´ne´raliser cette approche a` une construction re´partie pour le calcul d’un diagnostic. En-
suite, toujours a` partir d’un mode`le global et d’une observation partielle, nous avons montre´
qu’il e´tait possible d’infe´rer les causalite´s induites par le mode`le et non observe´es de cette
observation partielle. Augmenter la causalite´ permet de diminuer le nombre d’e´ve´nements
minimaux et donc le nombre de causes probables du phe´nome`ne observe´. Ces deux approches
sont inte´ressantes d’un point de vue algorithmique : en effet, premie`rement, la construction
du ge´ne´rateur permet de re´partir les calculs de diagnostic sur plusieurs observateurs re´partis
tout en conservant un re´sultat d’analyse exact. Deuxie`mement, l’approche fonde´e sur les
mode`les de haut niveau que nous avons choisie pour re´soudre le proble`me de la corre´lation
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d’e´ve´nements, de´montre le pouvoir de tels mode`les, puisqu’il n’est pas possible de re´pondre
a` cette question dans le cadre de syste`mes qui ne manipulent pas des ordre partiels. Enfin,
d’un point de vue the´orique, les re´sultats de´montre´s sont un bel exemple de l’utilite´ des boxed
pomsets : ils sont utilise´s pour construire le ge´ne´rateur fini utilise´ pour le diagnostic et pour
la corre´lation d’e´ve´nements.
Perspectives
De nombreuses perspectives ont e´te´ donne´es dans les diffe´rents chapitres de cette the`se.
Nous ne les reprenons pas ici. Nous nous concentrons sur deux perspectives plus ge´ne´rales,
lie´es a` la conception de mode`les de haut niveau.
En effet, les contributions que nous avons e´voque´es pre´ce´demment mettent en lumie`re
l’inte´reˆt qu’offrent les mode`les de haut niveau pour l’analyse des syste`mes paralle`les et
re´partis. Analyse qui est aussi bien statique, avec de la ve´rification, que dynamique, avec
de la supervision. Cependant, ne nous leurrons pas. Cette facilite´ d’analyse indique sim-
plement que nous avons reporte´ les difficulte´s vers la phase de mode´lisation : nous avons
complexifie´ les mode`les pour que ceux-ci deviennent plus simples a` ve´rifier et a` superviser.
La question qu’il faut maintenant se poser est la suivante :
Est-il facile de mode´liser un syste`me paralle`le et re´parti a` l’aide de mode`les globaux ?
La re´ponse a` cette question est tre`s simple : tout de´pend des outils de spe´cification. De
ce point de vue, deux perspectives se dessinent. La premie`re perspective, un peu utopiste,
consiste a` construire un nouvel environnement de de´veloppement entie`rement de´die´ a` la
conception de syste`mes paralle`les et re´partis. Cet environnement faciliterait la mise au point
de mode`le de haut niveau et ge´ne´rerait automatiquement les programmes de bas niveau
correspondant. La seconde perspective, un peu plus re´aliste, consiste a` l’inverse, a` construire
ou a` infe´rer des mode`les de haut niveau a` partir de programmes de´ja` existants.
Un langage de´die´ a` la programmation de syste`mes paralle`les et re´partis
Les mode`les de haut niveau que nous de´crivons dans cette the`se sont tre`s ge´ne´raux, mais
ils ne permettent pas de manipuler directement des donne´es : puisqu’il n’y a pas de notion de
variable, les ite´rations ne correspondent pas a` des boucles for et les choix ne correspondent
pas des if. Les comportements que nous mode´lisons ne sont que des abstractions de com-
portements possibles de tels syste`mes.
Afin de proposer un outil de mode´lisation proche d’un langage de programmation pour les
syste`mes paralle`les et re´partis, il faudrait, donc, enrichir nos mode`les avec des constructions
classiques pour la prise en compte des donne´es : variables, piles, . . . et e´tudier les modifica-
tions a` apporter pour que les traductions vers des mode`les de bas niveau que nous avons
propose´es dans le chapitre 2, restent valides. Ces me´thodes permettraient de ge´ne´rer direc-
tement des programmes a` compiler et a` exe´cuter sur les diffe´rentes entite´s, pour obtenir un
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sce´nario d’interaction spe´cifie´ par le mode`le global.
Dans cet objectif, nous avons commence´ a` e´tudier cette piste de recherche en proposant
un langage, nomme´ Distril, qui permet de programmer globalement des comportements
entre diffe´rentes entite´s. Pour le moment, le langage posse`de juste des variables et une notion
de proce´dures. Cependant, celles-ci ne sont pas re´cursives et peuvent eˆtre de´plie´es statique-
ment, ce qui nous permet de les enlever. Ainsi, nous avons commence´ a` mettre en œuvre un
“compilateur” de ce langage vers un mode`le de haut niveau, de´crit a` l’aide de rationnels de
pomsets et a` programmer les algorithmes distribue´s classiques (e´lection, consensus).
La phase suivante est de fournir une interface vers un outil de model-checking, afin de
mettre en œuvre les diffe´rentes techniques pre´sente´es dans la partie II, puis d’utiliser les
outils de´veloppe´s dans la partie I pour compiler les mode`les de haut niveau construits vers
des programmes de bas niveau. Enfin, il faudrait inte´grer a` cette phase de compilation les
outils d’observation et de supervision que nous avons de´veloppe´s dans la partie III.
A terme, l’objectif est d’obtenir une plate-forme comple`te de de´veloppement et d’analyse
pour les syste`mes paralle`les et re´partis. Nous pensons que les mode`les de haut niveau ont
atteint une maturite´ suffisante pour qu’ils puissent eˆtre utilisables en pratique.
Construire un mode`le de haut niveau a` partir de programmes de´ja` existants
L’approche inverse de la perspective pre´ce´dente est de se reposer sur les programmes
de´ja` existants et de construire, a` partir d’eux, un mode`le de haut niveau que l’on va pouvoir
analyser. Cette approche est se´duisante puisqu’elle ne ne´cessite pas, pour les analyser, d’e´crire
d’une nouvelle fac¸on des programmes de´ja` existants.
Cette approche a e´te´ suivie par exemple par Chatain et al. dans [Chatain 05], pour les
syste`mes borne´s. La me´thode qu’ils ont suivie, c’est-a`-dire l’identification de points de cou-
pure dans une exe´cution pour reconstruire les atomes d’un hmsc, pourrait eˆtre ge´ne´ralise´e
graˆce a` des techniques d’abstraction du contenu des canaux de communication par des lan-
gages re´guliers, de´veloppe´s par le Gall et al. dans [Gall 06].
Cependant, les re´sultats d’e´quivalence entre mode`les de bas niveau et mode`les de haut
niveau pre´sente´s dans la partie I de ce manuscrit, indiquent qu’une telle traduction automa-
tique, si elle est faisable dans certains cas, est, soit, impossible, soit tre`s couˆteuse (avec au
moins deux facteurs exponentiels dans le meilleur des cas) dans le cas ge´ne´ral.
Il faut donc se contenter de me´thodes heuristiques qui vont essayer de construire un
mode`le le plus exact possible, avec un maximum de concision. De telles approches sont, en
ge´ne´ral, base´es sur l’apprentissage : on laisse les entite´s interagir et on essaye d’apprendre
un mode`le de haut niveau en les observant. C’est, par exemple, l’approche qui a e´te´ suivie
re´cemment par Jourdan et al. dans [Jourdan 07] et par Bollig et al. qui ont de´veloppe´ un
prototype pour faire de l’apprentissage de sce´nario, nomme´ Smyle ([Bollig 07]).
Au final, bien que certains outils de mode´lisation existent (citons Sofat ([He´loue¨t 99]) et
MSCan ([Bollig 06]), qui permettent d’analyser des spe´cifications donne´es a` l’aide de hmsc),
il devient re´ellement ne´cessaire d’avoir une plate-forme unifie´e et comple`te de mode´lisation
et d’analyse des syste`mes paralle`les et re´partis. Nous espe´rons que le cadre que nous avons
pre´sente´ dans ce document pourra aider a` la cre´ation d’une telle plate-forme.
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Re´sume´
Cette the`se se place dans le cadre de la mode´lisation et de l’analyse de syste`mes pa-
ralle`les et re´partis. Plus pre´cise´ment, nous nous inte´ressons a` la mode´lisation, la ve´rification
et la supervision de syste`mes, compose´s d’entite´s inde´pendantes interagissant localement par
me´moire partage´e et globalement par e´change asynchrone de messages. Dans ce contexte,
plutoˆt que de mode´liser se´pare´ment chaque entite´, puis d’analyser les comportements qui
peuvent se produire lorsque ces entite´s interagissent, nous fournissons une the´orie permet-
tant de mode´liser globalement le syste`me conside´re´ tout en conservant des proprie´te´s de
ve´rification et de supervision de´cidables. Cette the´orie se base sur le formalisme des ordres
partiels e´tiquete´s (appele´s “pomsets”).
Dans ce but, nous de´finissons le mode`le des hmsc causaux qui e´tend le formalisme des
hmsc en autorisant, comme pour les traces de Mazurkiewicz, certains e´ve´nements a` com-
muter sur chaque processus. Nous montrons, tout d’abord, qu’une restriction syntaxique des
hmsc causaux a le meˆme pouvoir d’expression que les re´seaux borne´s d’automates mixtes,
un mode`le qui e´tend les re´seaux d’automates asynchrones de Zielonka et les re´seaux d’auto-
mates communicants. De plus, nous montrons que les me´thodes classiques de model-checking
de syste`mes se´quentiels peuvent s’appliquer aux mode`les plus concis fonde´s sur les pomsets,
comme les hmsc causaux, sans perte d’efficacite´. Enfin, nous proposons des me´thodes de
traitement efficace d’observations volumineuses d’exe´cutions re´parties, ainsi que des tech-
niques de supervision, telles que le diagnostic ou la corre´lation d’e´ve´nements, qui utilisent
des mode`les fonde´s sur les pomsets.
Abstract
Our work is dedicated to the modeling and the analysis of concurrent and distributed
systems. More precisely, we seek to model, verify and supervise systems composed by auto-
nomous entities which interact locally through shared memory and globally through asyn-
chronous message passing. In this context, we argue that, instead of modeling each entity
independently and then analyzing what happens when all of them interact, it is better to
have a complete theory to globally describe a concurrent system, in which verification and
supervision analysis are decidable. This theory is based on partially ordered multisets (ie.
“pomsets”) which is a “true-concurrency” model.
To this end, we defined the causal hmsc model, based on pomsets and which extends
the standardized hmsc formalism with constructs from Mazurkiewicz trace theory. We first
show that a syntactic restriction of causal hmsc is equivalent to bounded mixed automata,
a formalism which extends Zielonka asynchronous automata and communicating finite state
machines. We also show that classical model-checking techniques can be extended to pomsets-
based formalisms without losing efficacy. This is an important result, as pomsets-based forma-
lisms, such as causal hmsc, are more concise than sequential system formalisms. Finally, we
propose efficient methods to analyse large recorded files from distributed executions and we
propose supervision techniques such as diagnosis and event correlation, using pomsets-based
models of distributed and concurrent systems.
